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Avec la banalisation des composants e´lectroniques, circuits inte´gre´s et programmes
temps re´el sont devenus pratiquement omnipre´sents. Ils font partie inte´grante de notre
quotidien et on les retrouve de plus en plus en assistance ou en remplacement de l’ope´rateur
humain, souvent dans des situations ou` des vies humaines sont en jeu : syste`mes d’assistance
au freinage des voitures, pilotes automatiques d’avions, stimulateurs cardiaques, robots
chirurgiens, controˆleurs de centrales nucle´aires, etc.
L’approche re´active synchrone permet de mode´liser et d’imple´menter de manie`re e´le´gan-
te les circuits inte´gre´s et les programmes temps re´els, collectivement appele´s syste`mes
re´actifs. L’approche re´active synchrone est base´e sur le mode`le se´mantique des machines
d’e´tats finis e´tendues par des actions de calculs et des de´pendances de donne´es. Ce mode`le
se´mantique rigoureux permet en outre l’application de techniques de ve´rification formelle
de ces syste`mes.
Un syste`me re´actif re´agit en permanence a` son environnement : les signaux provenant
de cet environnement sont analyse´s et conduisent a` des changements de l’e´tat interne
du syste`me ainsi qu’a` l’e´mission de signaux diffuse´s dans l’environnement. L’exe´cution
d’un syste`me re´actif est donc de´compose´e en re´actions successives, dont la dure´e est
ge´ne´ralement majore´e par des contraintes fortes que le syste`me se doit de respecter. L’ap-
proche synchrone simplifie le cadre the´orique des syste`mes re´actifs en conside´rant que les
re´actions ont une dure´e nulle.
Nos travaux s’inscrivent dans le domaine des programmes re´actifs synchrones Esterel,
e´ventuellement ge´ne´re´s a` partir d’autres langages de haut-niveau comme les SyncCharts ou
ECL. Nous ne travaillons pas directement sur ces programmes mais sur des circuits logiques
qui en sont de´rive´s. Ces circuits sont des graphes e´ventuellement cycliques constitue´s de
portes logiques n-aires (et, ou, etc.) et de registres (latches) me´morisant un bit de donne´e
d’un top d’horloge a` un autre.
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Exploration d’espaces d’e´tats atteignables
De nombreuses analyses des syste`mes re´actifs ne´cessitent d’explorer leur espace d’e´tats
atteignables. En fonction des besoins, ces explorations devront se faire selon divers degre´s
de pre´cision. Nous e´tudierons dans cette the`se la ve´rification formelle de proprie´te´s du
syste`me, la ge´ne´ration de tests permettant de stimuler de manie`re exhaustive l’ensemble
des comportements possibles du syste`me et la ge´ne´ration d’automate explicite repre´sentant
le syste`me.
Ve´rification formelle
Le Model Checking regroupe les techniques visant a` ve´rifier formellement l’ade´quation
d’un mode`le a` des proprie´te´s temporelles de suˆrete´ (“quelque chose de mal ne peut jamais
arriver”) ou de vivacite´ (“quelque chose de notable arrivera toˆt ou tard”). Une des me´thodes
de Model Checking consiste a` calculer l’espace d’e´tats atteignables du syste`me a` ve´rifier
et de le confronter aux proprie´te´s. L’intersection entre l’ensemble des e´tats atteignables et
l’ensemble des e´tats dans lesquels les proprie´te´s pourraient eˆtre viole´es doit eˆtre nulle.
Le Model Checking n’impose pas de construire une repre´sentation particulie`rement
de´taille´e de l’espace d’e´tats atteignables : seule la connaissance des e´tats atteignables a`
chaque niveau de profondeur du mode`le facilite la ge´ne´ration de contre-exemples.
Ge´ne´ration de tests
La ge´ne´ration de se´quences de tests stimulant un syste`me permet de controˆler la confor-
mite´ de deux imple´mentations a` diffe´rents niveaux d’abstraction. Encore de nos jours, la
ge´ne´ration de ces se´quences de tests n’est que parfois automatise´e, et les se´quences pro-
duites sont le plus souvent longues a` exe´cuter et incomple`tes. Ce manque d’exhaustivite´ a
d’ailleurs e´te´ la cause de nombreuses validations errone´es [CGH+93, CYF94, SD95a]. Pour
ge´ne´rer des se´quences de tests exhaustives, il est ne´cessaire d’explorer la totalite´ de l’espace
d’e´tats atteignables du syste`me.
Le degre´ de pre´cision concernant la structure de l’espace d’e´tats atteignables de´pend
de l’objectif de couverture des tests. Par exemple, la couverture d’e´tats peut se contenter
de ne connaˆıtre que le graphe des e´tats mais la couverture de transitions ne´cessite en plus
de connaˆıtre la structure interne des diffe´rentes transitions possibles d’un e´tat a` un autre.
Ge´ne´ration d’automates
La ge´ne´ration d’automates permet d’obtenir une repre´sentation comple`tement explicite
du graphe de transitions du syste`me. Ce graphe peut eˆtre utilise´ a` diverses fins : non
seulement la repre´sentation qu’il donne du syste`me en permet une exe´cution extreˆmement
rapide, mais cette repre´sentation facilite bon nombre d’analyses du syte`me en rendant
directement accessibles de nombreuses donne´es le concernant.
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La ge´ne´ration d’automate explicite se situe a` l’extreˆme du spectre des degre´s de pre´ci-
sion concernant la structure de l’espace d’e´tats atteignables : les automates explicites four-
nissent une repre´sentation de´taille´e (“micro-step”) de chacune des transitions possibles
entre deux e´tats.
Approches implicites et explicites
A leurs de´buts, les techniques d’exploration d’espaces d’e´tats atteignables reposaient
sur une e´nume´ration explicite de ces e´tats, traite´s individuellemment. Si les techniques ex-
plicites permettent une exploration tre`s fine des espaces d’e´tats, elles souffrent intrinse`que-
ment d’importants risques d’explosion en temps lorsque la combinatoire des expressions
est trop importante. De plus, le stockage des e´tats atteignables du syste`me sous une forme
explicite (en extension) utilisant un bit par variable d’e´tat est souvent tre`s couˆteuse en
me´moire.
Apparues au de´but des anne´es 90, les techniques implicites ont permis une nette
re´duction des couˆts d’exploration de l’espace d’e´tats atteignables d’un syste`me. L’ide´e
est d’utiliser des formules de´crivant les ensembles en intention au lieu de les e´nume´rer ex-
plicitement. Les formules sont exprime´es par des diagrammes de de´cisions binaires (BDDs).
Les repre´sentations d’ensembles en intention par des BDDs sont souvent bien plus com-
pactes que leur repre´sentation explicite. Enfin, les ope´rations de base sur les ensembles sont
imple´mente´es par des algorithmes souvent tre`s efficaces en pratique.
Pour autant, les techniques explicites ne sont pas devenues obsole`tes et leurs apports
demeurent. Par exemple, de nombreux outils deModel Checking, comme SPIN ou Murϕ, sont
base´s sur des techniques hybrides faisant converger les techniques implicites et explicites.
Nos apports
Cette the`se traite des me´thodes implicites et explicites de l’exploration des e´tats at-
teignables d’un syste`me. Nos travaux visent a` re´duire les couˆts de ces explorations, par
exemple via des abstractions du syste`me e´tudie´. Nous utilisons les re´sultats de ces explora-
tions a` des fins de ve´rification formelle de proprie´te´s de suˆrete´, de ge´ne´ration d’automates
explicites ou de ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives.
Le Chapitre 2 de´taille le cadre technique de cette the`se. Nous introduisons le langage
Esterel, les automates explicites et les circuits logiques ainsi que la chaˆıne de compilation
Esterel, dans laquelle s’inscrivent les outils que nous avons de´veloppe´s. Nous pre´sentons
ensuite une breˆve introduction aux diagrammes de de´cisions binaires (BDDs) ainsi que les
principes de base du calcul d’espace d’e´tats atteignables d’un syste`me, notamment a` l’aide
de BDDs. Enfin, nous pre´sentons les diffe´rents concepts relatifs a` la ve´rification formelle
de programmes.
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Le Chapitre 3 pre´sente les re´sultats de nos travaux dans le cadre des techniques im-
plicites. Nous avons de´veloppe´ un outil de ve´rification formelle proposant diverses fonc-
tionnalite´s visant a` re´duire le nombre de variables implique´es dans les calculs d’espaces
d’e´tats.
Les fonctionnalite´s propose´es inte`grent la technique usuelle de remplacement de va-
riables d’e´tats par des entre´es libres. Nous proposons d’e´tendre cette technique par une
nouvelle me´thode d’abstraction de variables base´e sur une logique trivalue´e. Ces deux
me´thodes calculant des sur-approximations de l’espace d’e´tats atteignables, nous proposons
e´galement diffe´rentes strate´gies utilisant les informations a` notre disposition concernant la
structure du mode`le afin de re´duire la sur-approximation.
Nous proposons aussi de ve´rifier les mode`les en boˆıte noire, autrement dit en ge´rant au
niveau du ve´rifieur l’e´dition de lien du mode`le a` ve´rifier avec les observateurs contenant les
proprie´te´s, ce qui permet de s’affranchir de liaisons excessives et pe´nalisantes ge´ne´re´es par
le compilateur Esterel version 5.
Le Chapitre 4 pre´sente les re´sultats de nos travaux dans le cadre des techniques ex-
plicites. Nous avons de´veloppe´ un nouveau moteur d’exploration de l’espace d’e´tats attei-
gnables d’un circuit. Ce moteur est base´ sur la simulation de la propagation des informa-
tions dans dans ses portes. La stabilisation du circuit est atteinte par des branchements
re´cursifs sur ses entre´es.
L’approche explicite pre´sente intrinse`quement un risque d’explosion exponentielle. Nous
pre´sentons diffe´rentes techniques exactes ou heuristiques permettant d’e´viter autant que
possible ce risque. Nous pre´sentons aussi diffe´rents choix d’imple´mentation, aux conse´quen-
ces plus line´aires sur les performances du moteur, mais aux apports ne´anmoins non ne´gligea-
bles.
Ce moteur a initialement e´te´ utilise´ a` des fins de ge´ne´ration d’automates explicites. Ce
ge´ne´rateur d’automates est inte´gre´ au compilateur Esterel version 5 et commercialise´ au
sein de l’environnement de de´veloppement inte´gre´ Esterel Studio. Il remplace l’ancien
ge´ne´rateur d’automates du compilateur Esterel version 4, qu’il a tre`s toˆt surpasse´ en
performances de plusieurs ordres de grandeur.
Ce moteur a par la suite e´te´ utilise´ a` des fins de ve´rification formelle. Il a rendu possible
ou notablement acce´le´re´ la ve´rification formelle de plusieurs mode`les que les technologies
implicites ou les analyseurs de satisfiabilite´ ne parvenaient pas ou peinaient a` traiter.
Le Chapitre 5 pre´sente les re´sultats de nos travaux sur la convergence des techniques
implicites et explicites. Nous avons de´veloppe´ un moteur hybride implicite/explicite de
l’espace d’e´tats atteignables d’un programme. Ce moteur hybride reprend le principe d’une
simulation de la propagation des informations a` travers le circuit, mais cette fois-ci en
propageant des BDDs, ce qui ne ne´cessite plus de branchements re´cursifs sur les entre´es.
Cela permet d’ame´liorer les performances du moteur purement explicite sur les mode`les
peu line´aires.
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Ce moteur hybride est moins adapte´ a` la ge´ne´ration d’automates, les contraintes d’or-
donnancement des actions e´tant assez pe´nalisantes. Nous destinons donc plus ce moteur
hybride a` des fins de ve´rification formelle ou de ge´ne´ration de se´quences de tests couvrantes.
Sur ce dernier point, nous pre´sentons un prototype d’outil permettant de ge´ne´rer des
se´quences de tests exhaustives selon divers objectifs de couverture. Ce prototype pre´sente
des performances largement supe´rieures a` un outil comparable mais base´ sur des techniques
purement implicites, de´veloppe´ au sein d’Esterel Technologies.
Le Chapitre 6 pre´sente les diffe´rents mode`les utilise´s pour les mesures expe´rimentales,
et de´taille quelques expe´rimentations significatives. La plupart de ces mode`les proviennent
de sources industrielles.
Enfin, le Chapitre 7 conclut cette the`se, l’Annexe A pre´sente diffe´rents outils connexes
aux noˆtres et l’Annexe B de´taille les re`gles de la se´mantique ope´rationnelle du langage
Esterel.
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Chapitre 2
Cadre Technique
Ce chapitre pre´sente le cadre technique de cette the`se.
La section 2.1 propose une bre`ve description du langage Esterel. La section 2.2 pre´sente
les automates d’e´tats finis, en lesquels les programmes Esterel e´taient historiquement
traduits. La section 2.3 pre´sente les circuits logiques, de´sormais repre´sentation pivot du
compilateur Esterel, ainsi que la se´mantique constructive du langage, sur laquelle s’appuie
la traduction en circuits. La section 2.4 pre´sente la chaˆıne de compilation du compilateur
Esterel avant nos interventions. La section 2.5 pre´sente l’inte´gration des outils que nous
avons de´veloppe´s a` cette chaˆıne de compilation.
La section 2.6 pre´sente deux langages fortement lie´s a` Esterel —ECL et le formalisme
graphique SyncCharts— ainsi que l’environnement de de´veloppement inte´gre´ Esterel
Studio, qui permet l’utilisation conjointe de ces trois formalismes.
La section 2.7 pre´sente le mode`le se´mantique des machines d’e´tats finis, sur lequel
est base´ l’approche synchrone re´active. La section 2.8 propose une introduction aux Dia-
grammes de De´cisions Binaires (BDDs). La section 2.9 propose une introduction au calcul
d’espace d’e´tats atteignables de machines d’e´tats finis par des me´thodes implicites. Enfin,
la section 2.10 pre´sente le paradigme des observateurs synchrones, que nos outils mettent
en œuvre pour la ve´rification formelle de proprie´te´s de suˆrete´.
2.1 Le langage Esterel
Le langage Esterel a e´te´ conc¸u en 1982 par deux automaticiens, Jean-Paul Marmorat
et Jean-Paul Rigault, au Centre de Mathe´matiques Applique´es de l’Ecole des Mines de Pa-
ris, a` Sophia-Antipolis. Alors qu’ils devaient construire une mini-voiture automatique pour
un concours organise´ par un journal d’e´lectronique, ces chercheurs ont e´te´ confronte´s au
manque d’expressivite´ des formalismes alors disponibles. Ceux-ci ne permettaient pas d’ex-
primer aise´ment les algorithmes de controˆles et ne facilitaient pas la gestion des contraintes
temporelles propres a` ce type d’applications. Le langage Esterel a donc e´te´ conc¸u avec
pour objectif de combler ces manques tout en demeurant simple et intuitif.
Peu apre`s, Ge´rard Berry a rejoint l’e´quipe et s’est tout d’abord attache´ a` donner une
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se´mantique rigoureuse au langage. Il a par la suite pris la teˆte de l’e´quipe et a dirige´
l’e´volution du langage et du compilateur, partiellement de´crite dans ce chapitre.
Esterel est un langage
– re´actif : l’exe´cution d’un programme Esterel correspond a` une succession de re´ac-
tions de´limite´es par des tops d’horloge (le temps est discre´tise´), chaque re´action
correspondant a` une analyse de l’e´tat interne du syste`me et des signaux d’entre´es
pre´sents ainsi qu’a` l’emission en conse´quence de signaux de sortie ;
– synchrone : les re´actions sont conside´re´es comme prenant un temps nul ; en pratique,
les e´missions de signaux de sorties se font dans la meˆme re´action que la lecture des
signaux d’entre´e.
L’approche synchrone re´active est introduite dans [Hal98] et plus comple`tement de´crite
dans [Hal93].
Les communications entre diffe´rents modules se font par diffusion instantane´e de si-
gnaux (instantaneous broadcast). Le langage Esterel est impe´ratif et il comprend les
instructions de base suivantes [Ber] :
– le de´lai unitaire : pause, la seule instruction qui de´limite et se´pare les re´actions
– le se´quencement : p ; q
– la composition paralle`le : p || q
– les boucles : loop p end
– l’e´mission de signal : emit S
– le test de pre´sence ou d’absence de signal : present S then p else q end
– la de´claration de signaux locaux : signal S in p end
– la gestion d’exceptions : trap T in p end et exit T
– la suspension : suspend p when S
– la pre´emption forte : abort p when S
– l’instruction vide : nothing
A partir de ces instructions de base sont de´rive´es d’autres instructions de plus haut
niveau, plus pratiques pour le programmeur (cf. Programmes 2.1). Esterel permet aussi
la manipulation de donne´es (variables et signaux value´es), ce dont nous ne traiterons pas.
Le Programme 2.2 pre´sente un aperc¸u du langage Esterel [Ber]. Ce programme mode´li-
se une se´ance d’entraˆınement d’un coureur.
Chaque matin (lignes 12+34), le coureur fait NumberOfLaps tours de stade (ligne
14+30). A chaque tour (lignes 15+29), il commence par marcher (ligne 17) jusqu’a` avoir
parcouru 100 me`tres (lignes 16+18). Puis il saute (ligne 22) a` chaque pas (lignes 21+23)
durant 15 secondes (lignes 20+24). Enfin, il court (ligne 25) jusqu’a` la fin du tour (ligne
29). En paralle`le (ligne 26) des phases intenses (lignes 20-25), le coureur ve´rifie son e´tat
cardiaque (ligne 27), ce qui pourrait lancer l’exception HeartAttack (exit HeartAttack)
en cas de de´faillance, terminerait alors imme´diatement l’entraˆınement (lignes 13-31) et
dirigerait le coureur vers l’hoˆpital (lignes 31-33)... jusqu’au lendemain (lignes 12+34), ou`
l’entraˆınement recommence.











3 p ; halt
4 when S
5 end
(c) loop p each S
1 await S ;
2 loop
3 abort
4 p ; halt
5 when S
6 end





Programme Esterel 2.1: Quelques instructions Esterel de´rive´es
Ce programme utilise des signaux d’entre´es (inputs) pour de´marrer/rede´marrer (ins-
truction every), pre´empter (instructions every, abort+when ou trap+exit), etc., des
comportements. Ces comportements sont mode´lise´s par l’e´mission de signaux de sortie
(outputs), dont l’e´mission est ici maintenue a` chaque instant par l’instruction sustain,
jusqu’a` ce que cette instruction soit pre´empte´e.
2.2 Automates d’e´tats finis
Dans les versions v1, v2 et v3 du compilateur, les programmes Esterel e´taient direc-
tement traduits en automates d’e´tats finis [BG92], par expansion puis applatissement des
comportements. L’utilisation d’une repre´sentation comple`tement explicite apporte notam-
ment les avantages suivants :
– toutes les configurations d’e´tats accessibles sont directement connues ;
– un automate explicite est tre`s facilement interpre´table ou traduisible en un langage
ge´ne´rique (ADA, C, Java, etc.) ;
– l’e´valuation, interpre´te´e ou compile´e, d’un automate explicite est extreˆmement ra-
pide ;
– jusqu’a` une certaine taille, les automates explicites sont tre`s lisibles pour un humain.
Malgre´ cela, les automates explicites pre´sentent le double de´savantage de ne´cessiter un
temps de ge´ne´ration et un espace de stockage exponentiels dans la taille du code dans le
pire des cas : le paralle´lisme, construction de base des langages synchrones, conduit a` la
duplication des sous-composantes paralle´lise´es.
Cela s’illustre typiquement a` l’aide d’un programme tel que AB O (Programme 2.3). Ce
programme attend la re´ception des signaux d’entre´es A et B (dans le meˆme instant ou non)
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1 module Runner:
2
3 constant NumberOfLaps : integer;
4
5 input Morning , Second , Meter , Step , Lap;
6
7 relation Morning => Second ,
8 Lap => Meter;
9
10 output Walk , Jump , Run;
11
12 every Morning do
13 trap HeartAttack in




18 when 100 Meter;
19 [
20 abort
21 every Step do
22 emit Jump
23 end
24 when 15 Second;
25 sustain Run
26 ||




31 handle HeartAttack do





Programme Esterel 2.2: Runner
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pour e´mettre le signal de sortie O.
L’automate correspondant est repre´sente´ par la Figure 2.1. Les transitions peuvent eˆtre
e´tiquete´es par un couple condition/action. Si cet automate demeure assez lisible, on notera
que les tests de pre´sence des signaux A et B ainsi que que l’e´mission du signal O sont re´pe´te´s




3 input A, B;
4 output O;
5




Programme Esterel 2.3: AB O
Figure 2.1: L’automate AB O
Si l’on poursuit cet exemple en rajoutant l’attente d’un troisie`me signal C a` la ligne
6, l’automate devrait eˆtre repre´sente´ en 3 dimensions et aurait alors la forme d’un cube
unitaire, l’avancement sur l’un des axes correspondant a` la re´ception d’un des trois signaux
A, B ou C. Avec un quatrie`me signal, l’automate serait un hypercube de dimension 4, etc. :
pour un nombre n de signaux attendus en paralle`le, l’automate correspondant aura 2n e´tats
(a` l’e´tat initial pre`s).
Enfin, les automates ordonnancent en se´quence toutes les actions a` effectuer dans l’ins-
tant. Ils ont donc tendance a` entrelacer des comportements initialement distincts et mis
en paralle`le dans un programme, ce qui en re´duit encore la lisibilite´.
2.3 Circuits logiques et se´mantique constructive
2.3.1 Circuits logiques
Dans la version 4 du compilateur Esterel, les automates explicites ont e´te´ de´laisse´s au
profit des circuits logiques, a` partir desquels pouvaient encore eˆtre ge´ne´re´s des automates,
mais de manie`re optionnelle.
A l’inverse des automates explicites, les circuits sont a` la fois ge´ne´rables en un temps
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line´aire et ont une taille line´aire par rapport aux programmes sources1 : les circuits per-
mettent donc de s’affranchir des limitations qu’imposent les automates et de pouvoir utiliser
le paralle´lisme sans aucune contrainte. Avec les circuits logiques, l’ensemble des e´tats at-
teignables est de´sormais implicite, a` l’inverse des automates qui le spe´cifient explicitement.
D’autres informations sont ne´anmoins plus aise´ment accessibles, comme par exemple les
de´pendances de donne´es, qui sont e´parpille´es dans un automate.
La Figure 2.2 pre´sente le circuit correspondant au programme pre´ce´dent, tel qu’il pour-
rait eˆtre ge´ne´re´ par le compilateur Esterel. Si de prime abord le circuit semble beaucoup
moins lisible que l’automate, on constate de´ja` que les re´fe´rences aux signaux A, B ou O
sont de´sormais uniques. Nous avons encadre´ par des pointille´s rouges les parties de circuit
correspondant aux boucles d’attente des signaux A et B : ces blocs sont identiques au signal
teste´ pre`s et sans redondance.
Figure 2.2: Le circuit AB O
L’ajout d’attentes de signaux supple´mentaires dans le programme source ge´ne`rera alors
autant de blocs supple´mentaires. Il en va de meˆme pour les autres constructions du langage
telles que les boucles, les pre´emptions, les exceptions, etc. : leur utilisation n’aura qu’un
impact line´aire sur le circuit ge´ne´re´, alors qu’il pourrait avoir un impact exponentiel sur
un automate.
1La schizophre´nie de certains de´buts (les surfaces) de boucles, soit la possibilite´ que plusieurs incar-
nations de ces de´buts de boucles soient actives simultane´ment, implique de dupliquer certaines parties
du programme [Ber99]. Cette duplication est ge´ne´ralement ne´gligeable, et ne devient notable que sur des
programmes de psychopathes.
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2.3.2 La se´mantique constructive du langage Esterel
A l’inverse d’un trop grand nombre de langages de programmation, le langage Esterel
dispose d’une se´mantique mathe´matique rigoureuse, la se´mantique constructive [Ber98,
Ber99]. Cette se´mantique est constitue´e de re`gles logiques SOS (Structural Operational
Semantics). Pour chaque instruction du langage, un ensemble de re`gles de re´e´criture de´crit






– p est l’instruction re´e´crite en p′, l’instruction a` exe´cuter a` l’instant suivant (la de´riva-
tion) ;
– E est l’environnement d’entre´e, soit l’ensemble des signaux pre´sents ;
– E ′ est l’environnement re´sultant, soit l’ensemble des signaux e´mis par la re`gle ;
– k est le code nume´rique de comple´tion de l’instruction : 0 pour la terminaison, 1 pour
la pause, k + 2 pour un lancement d’exception (exit) de niveau k.











Les re`gles se´mantiques correspondant aux instructions de base du langage sont indique´es
en Annexe B (p. 157).
Enfin, la se´mantique constructive du langage Esterel stipule qu’un circuit est construc-
tif si, pour peu que l’on maintienne ses entre´es e´lectriquement stables durant un temps
suffisant, toutes les portes qui le constituent se stabilisent a` leur tour en un temps fini. Par
construction, les circuits acycliques sont ne´cessairement constructifs. Les circuits cycliques
ne´cessiteront un traitement spe´cifique et potentiellement tre`s couˆteux afin de ve´rifier leur
constructivite´.
2.3.3 Les circuits Esterel
La se´mantique constructive du langage permet la traduction des programmes Esterel
en circuits logiques :
– E devient l’ensemble des fils transportant le statut de pre´sence des signaux d’entre´e ;
– E ′ devient l’ensemble des fils transportant le statut de pre´sence des signaux de sortie
(E ⊆ E ′) ;
– k devient l’ensemble des fils indiquant les codes de comple´tion ; ces fils activent a` leur
tour d’autres parties du circuit.
Une ge´ne´ration na¨ıve de circuits consiste a` ge´ne´rer re´cursivement, pour chaque instruction
du langage et en respectant les re`gles de la se´mantique constructive, un sous-circuit dont
l’interface est pre´sente´e par la Figure 2.3, ou` :
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– la porte go de´marre l’instruction (a` l’instant initial) ;
– la porte res poursuit l’exe´cution de l’instruction (aux instants ulte´rieurs) ;
– la porte susp suspend l’instruction ;
– la porte kill termine une instruction a` la fin de l’instant ;
– la porte sel indique que l’instruction est se´lectionne´e (autrement dit, elle contient au
moins une instruction active).
Les points d’arreˆt du programme —les instructions pause explicites ou implicites— ge´ne`-
rent des registres permettant de me´moriser l’e´tat du programme, soit les points d’arreˆts
actifs, d’un instant a` l’autre.
Figure 2.3: Bloc de base des circuits Esterel
2.3.4 Circuits cycliques
Certains programmes Esterel ge´ne`rent des circuits contenant des cycles dans leur
logique combinatoire, autrement dit dans le meˆme instant.
Le Programme 2.4 pre´sente un tel cycle : dans le meˆme instant, l’e´mission de O2 est
conditionne´e par l’e´mission de O1, alors que l’e´mission de O1 est elle-meˆme conditionne´e
par l’e´mission de O2. Un tel programme est rejete´ par le compilateur Esterel car il n’est
pas re´actif [Ber99] : les signaux de sortie ne peuvent eˆtre correctement de´termine´s puisqu’il
existe deux solutions aux e´quations :
O1 ∧ O2 et ¬O1 ∧ ¬O2
Le Programme 2.5 est aussi cyclique, mais la de´pendance entre O1 et O2 est brise´e par
la pre´sence ou l’absence du signal d’entre´e I. Un tel programme est donc accepte´ par le
compilateur Esterel.
Enfin, un exemple typique de circuit non constructif est donne´ par l’expression
X = X ∨ ¬X
dont la seule solution logique est X = 1 selon la re`gle du tiers exclu. La se´mantique
constructive est base´e sur les re`gles de propagation du courant e´lectrique, qui ne connait
rien au principe du tiers exclu. Ainsi, dans un mode`le de circuits ou` l’on prend en compte
les de´lais de propagation du courant impose´s par les portes, il existe des de´lais envisageables
pour lesquels ce circuit ne se stabilise pas. La Figure 2.4 pre´sente un exemple de tels de´lais :
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1 module BadCycle:
2
3 output O1 , O2;
4













4 output O1 , O2;
5
6 present I then










Programme Esterel 2.5: GoodCycle
avec une valeur initiale des fils a` 0, un de´lai unitaire pour les portes non et ou et un de´lai
de 3 pour la porte identite´, le circuit ne se stabilise pas et la valeur X oscille inde´finiment
entre les valeurs 0 et 1.
Figure 2.4: Le circuit “Hamlet”
L’analyse de la constructivite´ d’un programme fait appel a` des techniques mathe´mati-
ques a` base de BDDs [SBT96], ce qui peut eˆtre extreˆmement couˆteux a` la fois en temps
et en me´moire, voire prohibitif sur certains types de programmes. De plus, les circuits
de´cyclise´s sont ge´ne´ralement notablement plus gros que les circuits initiaux. Ne´anmoins,
les circuits cycliques permettent parfois de re´soudre avec e´le´gance certains proble`mes (voir
par exemple l’arbitre de bus de Robert de Simone, pre´sente´ en 4.1.4, p. 81). Eviter d’avoir a`
controˆler la constructivite´ d’un circuit par des me´thodes couˆteuse lorsque cela est possible
est donc tre`s souhaitable.
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2.3.5 L’arbre de se´lection des programmes Esterel
A chaque instruction d’un programme Esterel correspondent donc des portes (go et
res) qui de´terminent si une instruction doit eˆtre exe´cute´e ou non. Les valeurs de ces portes
sont calcule´es par combinaisons :
– de variables d’e´tats, ou registres de pause ;
– de se´lection ;
– de tests sur les signaux ou les variables.
Ces portes alimentent a` leur tour les registres de pauses, qui de´termineront les instructions
actives a` l’instant suivant.
La partie controˆle des programmes Esterel a une structure tre`s hie´rarchique, qui refle`te
l’emboˆıtement des constructions du programme initial2. Cette structure hie´rarchique se
retrouve a` son tour dans l’arbre de se´lection, arbre dont les feuilles sont les registres de
pauses et les nœuds des portes ou [Ber99, PB01]. Ces portes ou indiquent e´galement si les
sous-arbres sont compatibles ou exclusifs, autrement dit s’ils peuvent s’exe´cuter en meˆme
temps (paralle´lisation) ou non (se´quencement).
Le Programme 2.6 pre´sente en partie droite l’arbre de se´lection correspondant a` ce pro-
gramme. Les nœuds exclusifs sont symbolise´s par des die`ses. L’instruction await implique
une pause implicite : une fois que le premier instant auquel une instruction await e´tait
active´e est termine´, l’instruction suivante est active´e de`s que le signal attendu est rec¸u.
De ce fait, chaque instruction await ge´ne`re un registre de pause dans le circuit. Parce que
les instructions await des lignes 6 et 8 sont exe´cute´es en se´quence, leurs registres sont
exclusifs. De manie`re similaire, parce que le bloc des lignes 5 a` 13 est exe´cute´ en se´quence
avec l’instruction await de la ligne 14, les registres de pause ge´ne´re´s par le bloc des lignes
5 a` 13 sont exclusifs avec le registre de pause de la ligne 14. Inversement, les blocs des
lignes 6 a` 9 et 11 a` 12 sont compatibles : aucune relation liant les registres de pause ne
peut eˆtre infe´re´e.
Les exclusions indique´es par l’arbre de se´lection ont par exemple e´te´ utilise´es pour
diminuer le nombre de registres d’un circuit Esterel [STB97]. L’ide´e e´tait, en remonte´e
d’un parcours re´cursif de l’arbre de se´lection, de factoriser les registres pre´sents dans des
sous-arbres exclusifs et donc re´utilisables.
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La Figure 2.5 pre´sente un aperc¸u de la chaˆıne de compilation Esterel v5 21, soit avant
nos interventions.
Les fichiers sources Esterel (.strl) sont transforme´s en code interme´diaire (.ic) apre`s
une passe d’analyses lexicale, syntaxique et se´mantique. Le code interme´diaire est ensuite
lie´ (.lc), puis compile´ en circuits logiques (.sc).
2Alors que la partie communication, qui s’effectue par envoi de signaux (broadcast instantane´), est plus
transversale.
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1 module SelectionTree:
2
3 input I1 , I2 , I3;
4
5 [
6 await I1; % pause 1 --- #
7 do something ; % # --- |
8 await I2; % pause 2 --- # |
9 do something % | --- #
10 || % | #
11 await I3; % pause 3 --------- | # ----
12 do something % #
13 ]; % #




Programme Esterel 2.6: SelectionTree
Les circuits doivent ensuite eˆtre trie´s (.ssc). Les circuits acycliques ne ne´cessitent qu’un
simple tri topologique effectue´ par le processeur scssc. Les circuits cycliques ne´cessitent
que leur constructivite´ soit controˆle´e avant d’eˆtre de´cyclise´s, taˆches re´alise´es par le proces-
seur sccausal. Les circuits non constructifs sont rejete´s et un des cycles est exhibe´ afin
d’aider le de´veloppeur a` corriger son programme.
Les circuits trie´s (.ssc) peuvent eˆtre convertis au format public BLIF [BLI98]. Les
circuits BLIF sont optimisables par blifopt, un ensemble de scripts combinant des outils
d’optimisation ge´ne´riques provenant de SIS [SSL+92] et remlatch [STB96], un optimiseur
de´veloppe´ par l’e´quipe Esterel. Les circuits BLIF optimise´s peuvent alors eˆtre reconvertis
en circuits .scc par blifssc. Les circuits BLIF peuvent eˆtre ve´rifie´s formellement par
Xeve [Bou97, Bou98] (cf. 3.1, p. 47). L’e´quivalence de deux circuits BLIF peut eˆtre ve´rifie´e
formellement par le processeur fsm verify (non repre´sente´ sur la Figure 2.5).
Les circuits trie´s (.ssc) peuvent eˆtre compile´s en automates explicites par le processeur
sscoc (cf. 2.5, p. 31).
Les programmes Esterel peuvent eˆtre traduits en programmes C (les backends ne sont
pas repre´sente´s sur la Figure 2.5) a` partir :
– des circuits non trie´s (.sc), auquel cas le circuit est e´value´ par simulation de la
propagation du courant e´lectrique ;
– des circuits trie´s (.ssc), auquel cas les e´quations du circuit sont re´solues line´airement ;
– des automates (.oc), auquel cas les arbres de de´cisions formant les transitions entre
e´tats sont parcourus en fonction des positionnement des entre´es.
Ces trois imple´mentations du mode`le the´orique des machines d’e´tats finis correspondent
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Figure 2.5: La chaˆıne de compilation d’Esterel v5 21
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a` des compromis taille/vitesse d’exe´cution diffe´rents : les circuits sont tre`s compacts mais
ne´cessitent d’e´valuer la totalite´ des e´quations —qu’elles soient actives ou non— a` chaque
instant, alors que les automates offrent des transitions minimales mais une taille potentiel-
lement exponentielle.
Il est aussi possible de traduire les programmes Esterel dans d’autres langages comme
Java ou ADA, mais la compilation en C correspond au flot principal.
Les programmes C ainsi produits peuvent alors eˆtre compile´s pour n’importe quelle
plate-forme disposant du compilateur ade´quat (machine standard Unix/Windows ou syste`-
me embarque´, LegOS, etc.). Les programmes C peuvent e´galement eˆtre lie´s avec la bi-
bliothe`que libcsimul, afin d’eˆtre simule´s par le debugger graphique xes, ainsi que son
e´volution inte´gre´e a` Esterel Studio.
2.5 La chaˆıne de compilation Esterel v5 9x
Depuis la version 4 du compilateur Esterel, la ge´ne´ration d’automates explicites se
faisait donc a` partir des circuits, en deux passes :
1. Une premie`re passe triait d’abord les e´quations composant le circuit : cela e´tait fait
par un simple tri topologique par le processeur scssc pour les circuits acycliques,
ou par controˆle de la constructivite´ et de´cyclisation du circuit par le processeur
sccausal [SBT96] pour les circuits cycliques.
2. Une seconde passe, le processeur sscoc [Mig, Mig94], ge´ne´rait alors l’automate en
effectuant une exe´cution symbolique de toutes les transitions possibles jusqu’a` saturer
l’espace d’e´tats atteignables.
L’outil sccausal fait appel a` des BDDs pour calculer l’espace d’e´tats accessibles des com-
posantes cycliques du circuit, ve´rifier la constructivite´ et rendre des e´quations trie´es. Ce
processus peut eˆtre extreˆmement couˆteux a` la fois en temps et en me´moire, voire prohibitif
sur certains types de programmes.
En sus, le processeur sscoc, peu e´volutif parce que peu documente´, pre´sentait de
mauvaises performances sur des programmes assez simples : le couple sccausal+sscoc
re´duisait encore plus le champs d’application des automates explicites, de´ja` limite´ par leur
caracte`re exponentiel dans le pire des cas. Le processeur sscoc conside´rait les circuits
comme une liste trie´e d’e´quations boole´ennes. L’algorithme de re´solution des e´quations
e´tait donc line´aire et proce´dait a` la substitution des variables par les re´sultats d’e´quations
pre´ce´demment re´solues, l’automate e´tant de´rive´ des re´sultats de ces e´quations. Par nature,
cet algorithme ne s’applique pas aux circuits cycliques.
En fait, travailler sur une liste d’e´quations trie´es, et donc de´cycliser au pre´alable les
circuits cycliques n’est pas ne´cessaire : comme le stipule la se´mantique constructive [Ber99]
du langage Esterel, un circuit est constructif si, pour peu que l’on maintienne ses entre´es
e´lectriquement stables durant un temps suffisant, toutes les portes qui le constituent se
stabilisent a` leur tour en un temps fini. Cette de´finition est indiffe´rente a` d’e´ventuels
cycles.
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Nous avons donc de´veloppe´ un nouveau moteur d’e´valuation explicite de circuits, com-
ple`tement conforme avec la se´mantique constructive du langage. Ce moteur a tout d’abord
e´te´ utilise´ pour la ge´ne´ration d’automates explicites au sein du processeur scoc. Ce pro-
cesseur travaille directement a` partir de circuits .sc et remplace le processeur sscoc ainsi
que la ne´cessite´ de trier le circuit au pre´alable (via scssc ou sccausal). Notre processeur
scoc est inte´gre´ au compilateur Esterel depuis la version v5 91 et fait partie de l’environ-
nement de de´veloppement inte´gre´ Esterel Studio, commercialise´ par la socie´te´ Esterel
Technologies. Le nouveau moteur d’e´valuation explicite de circuits a par la suite e´te´ e´tendu
a` des fins de ve´rification formelle ou de ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives. Ce
moteur explicite est pre´sente´ dans le Chapitre 4. Ce moteur a par la suite e´volue´ en une
version hybride implicite/explicite, de´crite au Chapitre 5
En paralle`le, nous avons de´veloppe´ un nouveau ve´rifieur formel base´ sur des techniques
implicites, evcl, de´crit au Chapitre 3.
La Figure 2.6 pre´sente la chaˆıne de compilation v5 9x, avec nos apports.
Outre nos travaux, un nouvel outil, scsimplify, de´veloppe´ par Dumitru Potop-Butuca-
ru, permet de simplifier la partie controˆle des circuits .sc [PB01]. Cet outil n’est pas
distribue´ avec le compilateur Esterel v5 9x. La plupart des ame´liorations qu’il propose
ont e´te´ ou seront inte´gre´es au ge´ne´rateur de circuits d’Esterel v7.
2.6 Autour d’Esterel
Esterel est utilise´ comme langage cible d’un certain nombre d’outils ou de formalismes
re´actifs synchrones. Nous noterons particulie`rement le langage ECL, un C augmente´ de
constructions re´actives synchrones, ainsi que le formalisme graphique SyncCharts et sa
version industrielle Esterel Studio.
2.6.1 ECL
Avant la version v7 du compilateur Esterel, la se´paration controˆle/donne´es e´tait tre`s
nette : la partie controˆle d’un programme e´tait re´dige´e en Esterel alors que la partie
traitant des donne´es e´tait re´dige´e dans le langage cible de la compilation, sous la forme de
fonctions invoque´es par la partie controˆle, ge´ne´ralement en C. La compilation se´pare´e des
modules Esterel et des fonctions C e´tait a` la charge de l’utilisateur.
Dans le but de masquer cette dualite´, Luciano Lavagno et Ellen M. Sentovitch ont
propose´ le langage ECL [LS99], que l’on peut voir comme un enrichissement du langage C
par des constructions synchrones provenant d’Esterel. Le compilateur ECL s’appuie sur
le compilateur Esterel pour compiler la partie synchrone mais se charge de l’extraction
controˆle/donne´es. Le de´veloppeur y gagne donc un cadre de travail plus unifie´ et un pro-
cessus de compilation simplifie´.
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Figure 2.6: La chaˆıne de compilation d’Esterel v5 9x
34 CHAPITRE 2. CADRE TECHNIQUE
2.6.2 Le formalisme graphique SyncCharts
Le formalisme SyncCharts [And96a, And96b, ABD98], propose´ par Charles Andre´,
peut eˆtre vu comme la “version graphique” du langage Esterel. Le formalisme gra-
phique SyncCharts s’inspire d’Argos [Mar91] de Florence Maraninchi, la version synchrone
des StateCharts [Har87] de David Harel. Le formalisme SyncCharts a le meˆme pouvoir
d’expressivite´ que le langage Esterel, dans lequel les programmes SyncCharts sont tra-
duits. Selon les programmes et les personnes, l’approche graphique permet parfois une
compre´hension plus rapide du programme Esterel correspondant.
Le Programme Esterel 2.7 est pre´sente´ avec sa traduction en SyncCharts. Ce pro-
gramme attend que les signaux A et B aient e´te´ pre´sents au moins une fois pour e´mettre le
signal O ; de`s que le signal R apparaˆıt, le comportement est re´initialise´.
Un programme SyncCharts est forme´ de macro-e´tats (boˆıtes a` coins arrondis) et d’e´tats
simples (cercles). Les cercles gris et pleins mentionnant I correspondent au de´marrage
d’un macro-e´tat. Les transitions entre e´tats sont repre´sente´es par des fle`ches. Les transi-
tions suite a` une terminaison normale de´marrent par une fle`che verte, la pre´emption forte
(abort) est repre´sente´e par une fle`che de´marrant par une boule rouge, la pre´emption faible
(weak abort) est repre´sente´e par une fle`che simple. Les transitions peuvent e´ventuellement
eˆtre garde´es par une condition et effectuer une action, se´pare´es par une barre oblique. En-
fin, le paralle´lisme est repre´sente´ par un de´coupage vertical ou horizontal des macro-e´tats
par des lignes en pointille´s.
Le programme SyncCharts pre´sente un emboˆıtement de macro-e´tats (ABRO, ABO et AB)
similaire a` l’emboˆıtement des constructions Esterel.
1 module ABRO:
2













Programme Esterel 2.7: ABRO
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2.6.3 L’environnement de de´veloppement Esterel Studio
Esterel Studio est un environnement de de´veloppement inte´gre´ de´die´ aux applica-
tions re´actives synchrones. Le formalisme de spe´cification et de de´veloppement propose´
est le formalisme graphique SyncCharts, dont les macro-e´tats peuvent aussi eˆtre exprime´s
textuellement, en ECL ou en Esterel.
En interne, les applications sont traduites en Esterel. Le compilateur Esterel, inte´gre´
a` Esterel Studio, les traduit alors en C ou C++ afin d’eˆtre embarque´es, ou en VHDL pour
eˆtre produites en circuits inte´gre´s.
Comme la plupart des environnements de de´veloppements inte´gre´s, Esterel Studio
fournit un gestionnaire de projet hie´rarchique, un de´boggeur/simulateur pas-a`-pas e´volue´,
etc. Esterel Studio inte`gre en outre deux ve´rificateurs formels, l’un base´ sur des techno-
logies BDDs (une e´volution de Xeve, cf. 3.1, p. 47), l’autre sur des analyses de satisfiabilite´
(SAT Solver). Enfin, Esterel Studio permet la ge´ne´ration de se´quences de tests exhaus-
tives selon diffe´rents crite`res (cf. 3.9, p. 71).
2.7 Machines d’e´tats finis
Les programmes que nous analysons correspondent au mode`le se´mantique des ma-
chines d’e´tats finis (Finite State Machine, FSM). Ces machines sont des syste`mes (logiciels,
e´lectroniques, etc.) posse´dant un e´tat interne, le nombre total d’e´tats atteignables e´tant
donc fini. A partir de leur e´tat initial, ces syste`mes peuvent changer d’e´tat selon des re`gles
de transitions qui les caracte´risent, en fonction a` la fois de leur e´tat courant et de stimuli
externes. Plus pre´cisemment, les programmes que nous analysons sont des machines de
Mealy [Mea55], qui ajoutent aux machines d’e´tats finis la notion d’actions a` effectuer lors
des transitions d’e´tats.
Dans le cadre des programmes Esterel, ECL et SyncCharts, l’e´tat interne est encode´
dans un vecteur de variables d’e´tats, ou registres, les stimuli exte´rieurs et les re´ponses du
syste`me a` ces stimuli e´tant concre´tise´s par des signaux d’entre´es/sorties.
Plus formellement, une FSM peut eˆtre de´finie par un tuple (m,n, p, δ, ω, I,J ) ou` (B =
{0, 1} est l’ensemble des boole´ens) :
– m est le nombre de signaux d’entre´e (inputs) ;
– n est le nombre de variables d’e´tats, ou registres ;
– p est le nombre de signaux de sortie (outputs) ;
– δ : Bm×Bn → Bn est le vecteur des fonctions des registres, ou fonction de transition ;
– ω : Bm ×Bn → Bp est le vecteur des fonctions des sorties ;
– I : Bn → B est la fonction caracte´ristique de l’espace d’e´tat initial ;
– J : Bm → B est la fonction caracte´ristique des combinaisons d’entre´es valides (com-
binational input care set) : si le mode`le spe´cifie des implications ou des exclusions
entre signaux d’entre´e, seules certaines combinaisons d’entre´es sont valides.
Nous identifierons par la suite un ensemble et sa fonction caracte´ristique. De ce fait,
J (x) = 1 signifie x ∈ J . De meˆme, par souci de simplification, nous omettrons les fle`ches
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sur les fonctions vectorielles ou les vecteurs de variables.
2.8 Diagrammes de de´cisions binaires (BDDs)
Puisque nous identifions les ensembles et leur fonction caracte´ristique, toutes nos ma-
nipulations d’ensembles se rame`nent a` des manipulations de formules logiques boole´ennes.
Le choix de la structure de donne´es pour repre´senter et manipuler ces formules a donc un
impact majeur sur les couˆts des calculs.
L’ide´e d’une repre´sentation des fonctions boole´ennes par des diagrammes de de´cisions
est loin d’eˆtre re´cente [Lee59, Ake78]. La Figure 2.7(a) pre´sente un diagramme de de´cisions
possible pour la formule (x1 ⇔ y1)∧ (x2 ⇔ y2). A chaque nœud est associe´ une variable de
la formule. Les arcs continus (resp. en pointille´s) correspondent au cas ou` la variable est
vraie (resp. fausse). L’e´valuation de la fonction pour une valuation donne´e des variables
revient a` suivre dans l’arbre le chemin correspondant a` cette valuation jusqu’a` la feuille
indiquant la valeur de la fonction. Nous avons nume´rote´ les nœuds afin de pouvoir les
re´fe´rencer.
A partir de tels diagrammes de de´cisions, Bryant [Bry86] a e´nonce´ un ensemble de
re`gles simples pour la structuration de ces diagrammes. Ces re`gles permettent tout d’abord
d’obtenir, modulo un choix d’ordonnancement de variables, une repre´sentation canonique
et ge´ne´ralement tre`s compacte de formules boole´ennes complexes. De plus, ces re`gles per-
mettent l’application d’algorithmes tre`s efficaces pour manipuler ces formules. La canonicite´
des repre´sentations permet d’assimiler la notion se´mantique d’e´quivalence de fonctions a` la
notion syntaxique d’isomorphisme de leur repre´sentation. La canonicite´ des repre´sentations
permet e´galement de mettre en œuvre des techniques de me´moisation, autrement dit de
stocker dans des structures de me´moire cache les re´sultats de calculs couˆteux une fois
effectue´s, afin d’e´viter de les re´pe´ter a` l’identique.
L’ide´e majeure conduisant a` la canonicite´ des repre´sentations est de stocker tous les
nœuds dans une unique table d’adressage disperse´, afin de partager les nœuds identiques.
Le code de hachage des nœuds est calcule´ a` partir de l’index de la variable du nœud ainsi
que de l’adresse de ses deux nœuds fils.
Les re`gles permettant d’assurer la canonicite´ des repre´sentations tout en compactant
les diagrammes de de´cisions binaires (Binary Decision Diagram, BDD) sont les suivantes :
– Ordonnancement des variables : dans un BDD, les variables doivent apparaˆıtre dans
le meˆme ordre dans tous les chemins possibles de la racine vers les feuilles. Nous
avons de´ja` applique´ cette re`gle pour la Figure 2.7(a) avec l’ordre x1 < y1 < x2 < y2.
– Suppression des tests inutiles : les nœuds dont les deux fils sont identiques sont
remplace´s par ce fils. Ainsi, dans la Figure 2.7(a), les nœuds 10, 11, 12 et 13 peuvent
eˆtre remplace´s par 0. De`s lors, les nœuds 5 et 6 peuvent de meˆme eˆtre remplace´s par
0 (Figure 2.7(b)).
– Unicite´ des nœuds isomorphes : les nœuds terminaux, autrement dit les constantes
boole´ennes 0 (faux) et 1 (vrai), sont partage´s. De meˆme, graˆce a` la table d’adressage
disperse´, les nœuds isomorphes sont partage´s et n’existent qu’en instance unique.
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(a) Diagramme expanse´
(b) Sans tests inutiles
(c) Avec partage des nœuds isomorphes (d) Avec marquage des arcs
Figure 2.7: Diagrammes de de´cisions binaires de la formule (x1 ⇔ y1) ∧ (x2 ⇔ y2)
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Ainsi, dans la Figure 2.7(b), les nœuds 6 et 8, et 7 et 9 peuvent eˆtre fusionne´s. De`s
lors, les nœuds 4 et 5 peuvent l’eˆtre e´galement (Figure 2.7(c)).
– Enfin, les arcs peuvent porter une indication de ne´gation du nœud vers lequel ils
pointent. Cela permet de n’avoir qu’un seul nœud terminal, par exemple la constante
1 (vrai). Il est ne´cessaire, pour garantir la canonicite´ des repre´sentations, que cette
indication de ne´gation n’apparaisse que sur les arcs emprunte´s lorsque la variable est
fausse. Ainsi, une fois les nœuds terminaux unifie´s, les nœuds 5 et 6 de la Figure 2.7(c),
qui sont oppose´s, peuvent eˆtre partage´s, ainsi que les nœuds 2 et 4 (Figure 2.7(d)).
Cette dernie`re re`gle permet de reconnaˆıtre en temps constant si deux fonctions sont
oppose´es. Cette re`gle peut permettre e´galement, dans le meilleur des cas, de diviser
par 2 le nombre de nœuds dans le syste`me. Cette re`gle s’imple´mente ge´ne´ralement
sans le moindre surcouˆt en me´moire en utilisant le bit de poids faible des pointeurs
vers les nœuds, ce bit e´tant sinon toujours a` 0.
Les BDDs permettent l’imple´mentation d’algorithmes souvent tre`s efficaces pour la ma-
nipulation de fonctions boole´ennes, que nous ne de´taillerons pas [Bry86, Bry92, Som99].
Hormis la ne´gation et le test d’e´quivalence de fonctions qui se font en temps constant et
sans consommation de me´moire, les algorithmes impliquant des BDDs ont une complexite´
en temps et en espace qui est fonction du nombre de nœuds, voire e´galement du nombre de
variables. Le nombre de nœuds ne´cessaires pour repre´senter une fonction de´pend tre`s for-
tement de l’ordonnancement des variables choisi. (La de´termination d’un ordonnancement
de variable optimal est un proble`me NP-complet [THY93]. Pour nos proble`mes d’analyse
d’espaces d’e´tats atteignables de circuits logiques, il existe diffe´rentes heuristiques de cal-
cul de cet ordonnancement [MWBSV88, TSLaASV90, ATB94]. Une fois l’ordonnancement
des variables choisi, il est possible de l’ame´liorer le´ge`rement par permutations localise´es
(sifting) de variables [Rud93, KF98].)
Enfin, tout au long des calculs impliquant des BDDs, il est majeur de s’assurer que les
BDDs manipule´s n’ont pas plus de nœuds que ne´cessaire. Par exemple, il est inutile de
conserver les nœuds donnant la valeur d’une fonction a` l’exte´rieur du domaine sur laquelle
on va l’appliquer. Il est donc primordial d’e´liminer ces nœuds inutiles, par exemple via
l’ope´rateur Restrict [CM90], qui spe´cialise une fonction sur un domaine pre´cis.
2.9 Calcul implicite de l’espace d’e´tats atteignables
d’une FSM
De nombreuses analyses des syste`mes re´actifs ne´cessitent de calculer leur espace d’e´tats
atteignables. Nous introduisons les principes de bases de ce calcul a` l’aide de techniques
implicites.
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2.9.1 Principes de base
Construire l’espace d’e´tats atteignables (Reachable State Space, RSS) d’une machine
d’e´tats finis revient a` calculer la limite de la se´quence convergente d’ensembles finis d’e´tats
de´finie par les e´quations suivantes :
RSS0 = I
RSSk+1 = RSSk ∪ δ(J ,RSSk) (2.1)
ou` nous utilisons l’extension standard des fonctions vers des ensembles :
δ(X, Y ) = {δ(x, y) | x ∈ X, y ∈ Y }
L’ensemble RSSk de´crit l’espace d’e´tats atteignables pour une profondeur —autrement
dit un nombre de tops d’horloge depuis l’instant initial— infe´rieure ou e´gale a` k. L’espace
d’e´tats atteignables d’un mode`le tel que calcule´ par la se´quence RSS a donc une structure
en “oignon” ou` a` chaque e´caille correspond une profondeur de l’espace d’e´tats (Figure 2.8).
On appelle diame`tre d’un mode`le la profondeur maximale des e´tats, autrement dit le
nombre maximal d’instants (tops d’horloge) ne´cessaires pour atteindre n’importe quel e´tat
du mode`le.
Figure 2.8: Structure en oignon de l’espace d’e´tats atteignables
Mentionnons que si la se´quence RSS pre´sente un calcul d’espace d’e´tats atteignable
profondeur par profondeur (breadth-first), cette strate´gie de calcul n’est pas unique. Une
strate´gie de calcul en profondeur d’abord (depth-first) est envisageable, tout comme un
me´lange de ces deux strate´gies [RS95]. Nous verrons dans les Chapitre 4 et 5 des strate´gies
de calcul e´nume´ratives, avec lesquelles les e´tats atteignables sont analyse´s un par un. Bien
que ces strate´gies e´nume´ratives explorent les e´tats atteignables selon une profondeur crois-
sante, il est tout a` fait envisageable d’e´tablir des re`gles de priorite´s de´terminant l’ordre
d’analyse des e´tats [YSAA97, Yan98].
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2.9.2 Algorithme de base
L’Algorithme 2.1 pre´sente la me´thode de base de calcul de la suite RSS. La boucle
principale, qui calcule les ensembles RSSk successifs s’e´tend de la ligne 4 a` la ligne 17.
La ligne 5 construit le domaine spe´cifique a` l’ite´ration courante, comme conjonction de
l’ensemble d’e´tats de´couverts a` l’ite´ration pre´ce´dente et de l’ensemble des inputs valides
J . La boucle de la ligne 8 a` la ligne 11 construit la fonction de transition spe´cialise´e pour le
domaine courant. (Rappelons que la restriction des BDDs au domaine sur lequel ils seront
utilise´s est une source majeure de re´duction du nombre de nœuds.) La ligne 9 construit
la fonction associe´e a` un registre particulier, restreint donc au domaine courant. La ligne
10 associe cette fonction a` la variable de registre correspondante pour l’ensemble d’e´tats
suivants et la combine avec la fonction de transition finale. La ligne 12 applique la fonction
de transition a` l’ensemble d’e´tats de´couverts a` l’ite´ration pre´ce´dente. La ligne 13 quantifie
existentiellement les variables associe´es aux anciennes valeurs des registres ainsi que les
variables d’inputs. La ligne 14 substitue les variables associe´es aux nouvelles valeurs des
registres par celles associe´es aux anciennes valeurs, de manie`re a` obtenir une fonction qui
ne re´fe´rence de nouveau que les variables associe´es aux anciennes valeurs des registres, pour
l’ite´ration suivante. Enfin, la ligne 15 calcule l’ensemble des e´tats re´ellement nouveaux, et
la ligne 16 ajoute ces nouveaux e´tats a` l’espace d’e´tats atteignables final. L’algorithme
termine lorsqu’il n’y a plus de nouveaux e´tats.
1 function RSS( FSM )
2 Result ← I
3 NewStates ← I
4 repeat
5 Domain ← J ∧ NewStates
7 δ ← 1
8 for i ∈ [1..n]
9 δi ← BuildRestrictedRegisterFunction( i, Domain )
10 δ ← δ ∧ (NewRegVariable(i) = δi)
11 end
12 Image ← δ ∧ NewStates
13 Image ← Quantify( Image, OldRegVariables+InputVariables )
14 Image ← Substitute( Image, NewRegVariables, OldRegVariables )
15 NewStates ← Image ∧ ¬Result
16 Result ← Result ∨ Image
17 until NewStates = 0
Algorithme 2.1: Calcul du point fixe de la suite RSS
A notre connaissance, il n’existe pas de preuve formelle de la validite´ de cette algorithme.
Intuitivement, la terminaison de cet algorithme est garantie par le fait que l’on ne calcule
jamais deux fois l’image d’un meˆme e´tat (ligne 15) et que le nombre d’e´tats atteignables
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est fini (≤ 2n). La prise en compte de la totalite´ des e´tats atteignables est garantie par
l’ite´ration des lignes 1 a` 4, qui ne termine que lorsque l’intersection entre l’ensemble d’e´tats
re´sultant du calcul de l’ite´ration courante et l’ensemble des e´tats connus jusqu’a` pre´sent
(ligne 15) est vide. Une analyse plus fine de cet algorithme est disponible dans [CM91].
2.9.3 Raffinements
Si cet algorithme de´coupe clairement les diffe´rentes phases du processsus, ce de´coupage
est loin d’eˆtre aussi effectif dans les imple´mentations re´elles :
– La fonction de transition (construite aux lignes 8 a` 10) ne combine en fait que des
repre´sentants des classes d’e´quivalences des fonctions de registres (cf. sous-section
suivante).
– Une fois les fonctions redondantes e´limine´es, la fonction de transition n’est pas
construite en un unique BDD. Les calculs d’images se font en partitionnant la fonc-
tion de transition [BCL91]. Le partitionnement se fait ge´ne´ralement selon des heu-
ristiques base´es sur les supports des fonctions [BCL+94, GB94, RAB+95, MS00b,
CCJ+01a, CCJ+01b] ou selon des informations de haut niveau sur la structure des
mode`les [SHM00, MS00a, MS01]. L’utilisation d’informations structurelles spe´cifiques
aux programmes Esterel pour guider le partitionnement est actuellement e´tudie´e
par Eric Vecchie´.
– Les quantifications existentielles et les substitutions de variables (lignes 13 et 14) ne
se font pas en une seule passe mais a` la vole´e, durant le calcul d’image [HKB96].
Plus pre´cise´ment, les quantifications existentielles sont faites au plus toˆt (early quan-
tification), de`s que les variables a` quantifier n’apparaissent plus dans les expressions
demeurant a` traiter. Cela est fait avec pour objectif de re´duire la taille des BDDs
interme´diaires, les quantifications existentielles produisant ge´ne´ralement des BDDs
de moindre taille.
De telles optimisations ont essentiellement pour objectif de re´duire la consommation
me´moire. En effet, les pics de consommation me´moire interviennent ge´ne´ralement lors des
calculs d’image [RS95]. Les optimisations que nous venons de mentionner ne remettent
toutefois pas fondamentalement en cause les analyses de complexite´ de la section 2.9.6
(p. 43).
Des axes de recherches similaires ont e´te´ e´tudie´s pour re´duire le couˆt des calculs d’es-
paces d’e´tats atteignables, dont notamment :
– En partitionnant les ensembles dont on calcule les images [CCQ96, CCLQ97].
– En abandonnant les calculs d’espace d’e´tats atteignables profondeur par profondeur
(breadth-first) en ne travaillant que sur des BDDs “e´lague´s” pour en renforcer la
densite´ [RS95].
– En partitionnant le mode`le analyse´ (cf. 3.3.5, p. 60).
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2.9.4 Classes d’e´quivalences de fonctions de registres
Les BDDs offrent, modulo l’ordre des variables choisi, une forme canonique des fonc-
tions qu’ils de´crivent. Ainsi, deux fonctions e´gales ont le meˆme pointeur et deux fonctions
oppose´es ne diffe`rent que par le bit de poids faible de leur pointeur. Des fonctions e´gales
ou oppose´es sont dites e´quivalentes. Il arrive fre´quemment que des mode`les comportent de
nombreux registres redondants, a fortiori lorsque le code est ge´ne´re´.
Une fois les fonctions des registres construites, celles-ci sont trie´es par classes d’e´quiva-
lences, et un seul repre´sentant de chaque classe est conserve´. Les calculs d’images ne se font
donc que sur un vecteur de fonctions uniques. De ce fait, les re´sultats des calculs d’images
successifs ne sont pas repre´sente´s par des BDDs purs, mais par des fonctions boole´ennes
compacte´es (CBFs, Compacted Boolean Functions). Ces CBFs sont des couples forme´s du
BDD re´sultat, de´pourvu de variables redondantes, et d’une liste d’e´quivalence de variables.
De`s lors, tous les ensembles d’e´tats manipule´s par le syste`me (ensembles de nouveaux
e´tats de chaque profondeur, ensembles des e´tats atteignables, etc.) sont en fait repre´sente´s
par de telles CBFs. La repre´sentation des ensembles d’e´tats par des fonctions boole´ennes
compactes permet de conside´rables re´ductions du nombre de nœuds des BDDs manipule´s
et donc un gain a` la fois en temps et en consommation me´moire.
A diffe´rentes e´tapes du calcul de l’espace d’e´tats atteignables, il est ne´cessaire de com-
biner des CBFs entre eux. Ces combinaisons surviennent par exemple a` la fin de chaque
profondeur, lorsque les e´tats images doivent eˆtre filtre´s pour ne conserver que les nouveaux
e´tats, ou lorsque ces nouveaux e´tats doivent eˆtre ajoute´s a` l’espace d’e´tats atteignables
total.
Pour combiner deux CBFs entre eux, il est ne´cessaire d’expanser partiellement les BDDs
et de re´introduire les variables qui ne sont pas commune´ment redondantes. Cette expansion
revient a` substituer des variables, ce qui peut avoir une complexite´ exponentielle dans le
pire des cas.
Le couˆt de ces substitutions peut devenir critique lors de l’analyse de circuits a` forte pro-
portion de registres redondants. La proportion de registres redondants atteint par exemple
son paroxysme dans les circuits testeurs de circuits (testbenches), au comportement to-
talement line´aire. Ces circuits se rame`nent a` des successions d’e´missions de signaux en-
trecoupe´es d’instructions de pause : tre`s peu de registres, voire un seul, sont actifs a` la
fois (cf. Expe´rimentation 6.7, p. 147). Moins anecdotiques, les circuits imple´mentant des
transactions comportent aussi fre´quemment un grand nombre de registres redondants (cf.
Expe´rimentation 6.6, p. 139). Les circuits imple´mentant des transactions se retrouvent
souvent dans les approches de ve´rification de SoC (Top Level Validation).
Les circuits a` forte proportion de registres redondants se preˆtent donc peu aux analyses
par BDDs, du fait d’explosions combinatoires lors des combinaisons de CBFs. Il est alors
pre´fe´rable d’envisager une analyse explicite ou hybride implicite/explicite, respectivement
de´crites aux chapitres 4 (p. 75) et 5 (p. 103).
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2.9.5 Exemple
Nous pouvons utiliser l’Algorithme 2.1 pour calculer l’espace d’e´tats atteignables du
circuit se´quentiel de la Figure 2.9. L’e´tat initial (1, 0, 0, 0) du circuit est indique´ par les
valeurs apparaissant sur la droite des registres. La premie`re ite´ration de´couvre le nouvel e´tat
(0, 1, 0, 0) ; la deuxie`me ite´ration de´couvre le nouvel e´tat (0, 0, 1, 0) ; la troisie`me ite´ration
atteint le point fixe. Les trois registres r1, r2 et r3 sont exclusifs et le registre r4 est toujours
a` 0.
Figure 2.9: Exemple de circuit se´quentiel
Nous utiliserons de nouveau cet exemple dans le chapitre suivant, afin d’illustrer des
algorithmes de calculs d’espaces d’e´tats atteignables approche´s par exce`s.
2.9.6 Analyse de complexite´
La complexite´ des ope´rations impliquant des BDDs s’exprime par rapport au nombre
de nœuds des BDDs. La ne´gation a un couˆt constant, la conjonction et la disjonction ont
un couˆt polynomial [CBM89, CM91], les quantifications existentielles et les substitutions
ont un couˆt potentiellement exponentiel par rapport au nombre de variables a` traiter. (De
manie`re informelle, ∃x . f(x) revient a` calculer f(0) + f(1), ∃x,y . f(x, y) revient a` calculer
f(0, 0) + f(0, 1) + f(1, 0) + f(1, 1), etc.)
Pour la plupart des mode`les, on peut ne´gliger les phases de construction du domaine
courant (ligne 5) et de construction des fonctions des registres (ligne 9). De meˆme, les
phases de tris entre nouveaux e´tats et e´tats connus (ligne 15) et d’agre´gation des nouveaux
e´tats aux e´tats connus (ligne 16) peuvent eˆtre ne´glige´es, hormis pour les mode`les a` forte
proportion de registres redondants (cf. 2.9.4, p. 42).
En ge´ne´ral, la phase la plus couˆteuse du calcul de l’espace d’e´tats atteignables est donc
le calcul d’image, qui a un couˆt potentiellement exponentiel par rapport au nombre de
variables d’e´tat et d’inputs, du fait des quantifications existentielles et des substitutions de
variables. Les variables d’inputs n’interviennent que dans les calculs interme´diaires : elles
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contribuent donc a` la consommation de me´moire lors des calculs interme´diaires, mais pas
a` la consommation de me´moire ne´cessaire pour repre´senter l’espace d’e´tats atteignables du
mode`le. Les variables d’e´tats, elles, interviennent a` la fois dans la consommation me´moire
ne´cessaire aux calculs interme´diaires et pour repre´senter l’espace d’e´tats atteignables du
mode`le.
Enfin, le diame`tre d’un mode`le (cf. 2.9, p. 38) est aussi une me´trique a` prendre en
compte pour e´valuer la complexite´ du calcul de l’espace d’e´tats atteignables, puisqu’il
de´termine le nombre d’ite´rations ne´cessaires (lignes 4-17 de l’Algorithme 2.1).
2.10 Ve´rification formelle par observateurs
Nous proposons dans nos diffe´rents outils la ve´rification formelle de programmes re´actifs
synchrones selon le paradigme des observateurs [HLR93]. Cela consiste a` exe´cuter, en
paralle`le du mode`le a` ve´rifier, un ou des modules dont les entre´es sont celles du mode`le
observe´ ainsi que ses sorties (Figure 2.10). En fonction des entre´es rec¸ues et de l’e´tat interne
de l’observateur, celui-ci controˆle la correction des sorties du mode`le observe´ et e´met des
signaux spe´cifiques en cas d’erreur. La ve´rification formelle consiste alors a` ve´rifier que ces
signaux ne puissent jamais eˆtre e´mis.
Figure 2.10: Observateur exe´cute´ en paralle`le du mode`le a` observer
Par exemple, en reprenant l’exemple du programme AB O (Programme 2.3), si l’on
voulait ve´rifier que le signal O ne pouvait jamais avoir e´te´ e´mis sans re´ception pre´alable du
signal A, il serait possible d’e´crire un observateur comme celui du programme 2.8.
2.10.1 Proprie´te´s de suˆrete´
Cette technique permet aise´ment la ve´rification de proprie´te´s de suˆrete´ (safety pro-
perties). Ces proprie´te´s traitent du passe´ ou du pre´sent et expriment par exemple des
invariants du genre “quelque chose de mal n’arrive jamais”. Pour un syste`me de controˆle
d’ascenseurs, une proprie´te´ de suˆrete´ typique est que les ascenseurs ne peuvent eˆtre en
mouvement avec la porte ouverte.
Les proprie´te´s de suˆrete´ peuvent eˆtre directement re´dige´es sous la forme de modules
Esterel, SyncCharts, ECL ou de n’importe quel formalisme permettant une traduction
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1 module AB_O:
2
3 input A, B;
4 output O;
5









Programme Esterel 2.8: AB O avec observateur
vers ces langages. Les syste`mes TempEst [JPO95] et Hurricane permettent par exemple la
traduction en modules Esterel de proprie´te´s de suˆrete´ exprime´es en logique LTL (Linear-
time Temporal Logic) [MP92].
Le controˆle des proprie´te´s de suˆrete´ consiste a` ve´rifier que l’intersection entre l’espace
d’e´tats atteignables du mode`le et l’ensemble des e´tats violant les proprie´te´s est re´duit a`
l’ensemble vide.
2.10.2 Proprie´te´s de vivacite´
Les proprie´te´s de vivacite´ (liveness properties) traitent du futur et expriment des pro-
prie´te´s de la forme “quelque chose de notable arrivera toˆt ou tard”. De telles proprie´te´s ne
peuvent eˆtre exprime´es par des modules Esterel : la ve´rification de proprie´te´s de vivacite´
ne´cessite de mettre en œuvre des techniques spe´cifiques.
Dans le cadre particulier du langage Esterel, les re´cents travaux de Xavier Thi-
rioux [Thi02] permettent une traduction efficace de proprie´te´s LTL arbitraires en automates
de Bu¨chi. Ces automates doivent ensuite eˆtre confronte´s avec l’espace d’e´tats atteignables
du mode`le afin de ve´rifier qu’il n’existe pas de chemin menant a` une boucle infinie violant
les proprie´te´s.
Les proprie´te´s de vivacite´ e´tant moins utilise´es en pratique que les proprie´te´s de suˆrete´,
nous n’avons pas explore´ cette voie. Notons toutefois que le paradigme des observateurs
permet l’expression de proprie´te´s de vivacite´ explicitement borne´es, de la forme “quelque
chose de notable arrivera avant un certain temps”.
2.10.3 Equivalence de machines
Enfin, notons que le paradigme des observateurs permet aussi la ve´rification formelle
d’e´quivalence de machines (equivalence checking). Il faut alors exe´cuter en paralle`le les
machines dont on veut ve´rifier l’e´quivalence avec un observateur qui compare chaque sorties
deux a` deux (avec un miter de la forme ¬(O1 ⊕O2) [Bra93]).
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Chapitre 3
Approche implicite
Apparues au de´but des anne´es 90, les me´thodes implicites sont caracte´rise´es par l’utili-
sation de Diagrammes de De´cisions Binaires (Binary Decision Diagrames, BDDs) [Bry86,
Som99] pour de´crire et manipuler des ensembles d’e´tats en intention.
Par la canonicite´ des fonctions repre´sente´es et le partage automatique de leurs nœuds,
les BDDs permettent de de´corre´ler tailles de BDDs et cardinaux des ensembles repre´sente´s.
A l’inverse des me´thodes explicites, ou` l’espace me´moire ne´cessaire a` la repre´sentation d’un
ensemble donne´ est pre´dictible et ge´ne´ralement important, les BDDs peuvent permettre
une repre´sentation d’ensembles de cardinaux arbitraires bien plus e´conome en me´moire.
Ne´anmoins les ope´rations cruciales sur les BDDs peuvent eˆtre de complexite´ exponentielle,
dans le pire des cas, en fonction du nombre de variables implique´es.
Nous pre´sentons dans ce chapitre plusieurs techniques visant a` re´duire le nombre de
variables implique´es dans les diffe´rentes manipulations de BDDs ne´cessaires aux calculs
d’espaces d’e´tats de circuits.
La section 3.1 pre´sente Xeve, l’outil de ve´rification formelle a` base de BDDs propose´
pour Esterel a` partir de 1997. La section 3.2 pre´sente evcl, l’outil de ve´rification formelle
a` base de BDDs que nous avons de´veloppe´, et dont les fonctionnalite´s sont de´crites plus
en de´tail dans les sections 3.3 a` 3.8. La section 3.9 pre´sente l’utilisation de techniques
implicites mises en œuvre pour la ge´ne´ration de test au sein d’Esterel Studio. Enfin, la
section 3.10 pre´sente une conclusion sur les approches implicites.
3.1 L’existant : Xeve
En 1997, un outil graphique de´die´ a` la ve´rification formelle de programmes Esterel
a e´te´ de´veloppe´ par Amar Bouali : Xeve, “an Esterel Verification Environment” [Bou97,
Bou98].
Xeve est une interface graphique permettant de faciliter l’utilisation de deux outils
pre´ce´demment disponibles en ligne de commande, bliffc2 et checkblif, permettant res-
pectivement :
– la minimisation de machines d’e´tats finis par bisimulation [BdS92] ;
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– la ve´rification formelle du statut de signaux de sortie.
Pour ce qui est de la ve´rification formelle, ce que permet Xeve se re´sume essentiellement
a` une interface graphique (Figure 3.1) permettant de piloter le moteur d’analyse par BDDs
sous-jacent, TiGeR, de´veloppe´ par Madre, Coudert et Touati [CMT93]. Les seules options
disponibles e´taient les possibilite´s de contraindre des entre´es a` eˆtre toujours ou jamais
pre´sentes et de se´lectionner les signaux de sortie a` observer.
Figure 3.1: L’interface graphique Xeve
Par la suite, le compilateur Esterel a e´te´ industrialise´ par la socie´te´ Esterel Technolo-
gies et Xeve, de´sormais inte´gre´ a` l’environnement de de´veloppement Esterel Studio, a e´te´
ame´liore´. Les ame´liorations triviales suivantes, que nous avions sugge´re´es, ont notamment
e´te´ apporte´es a` la version v5 94.
3.1.1 Ame´liorations triviales de Xeve
Un des principes de base de Xeve e´tait de ne calculer l’espace d’e´tats accessibles d’un
mode`le qu’une seule fois. L’espace d’e´tats accessibles ainsi calcule´ pouvait alors eˆtre utilise´
pour diffe´rentes ve´rifications successives. Si cette approche se justifie pour les mode`les dont
le calcul d’espace d’e´tats accessibles complet est aise´, elle ne l’est pas pour les mode`les plus
complexes. Il est alors ne´cessaire, au minimum :
– de controˆler les proprie´te´s a` chaque e´tape du calcul d’espace d’e´tats atteignables ;
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– de tenir compte des signaux a` ve´rifier et de simplifier le circuit a` analyser en conse´-
quence.
Ve´rification incre´mentale des proprie´te´s
Parce que Xeve dissociait le processus de calcul de l’espace d’e´tats atteignables de celui
de ve´rification des proprie´te´s, les proprie´te´s n’e´taient ve´rifie´es qu’une fois avoir comple`te-
ment termine´, avec succe`s, le calcul d’espace d’e´tats atteignables. Cette approche pre´sente
plusieurs inconve´nients :
– si le calcul d’espace d’e´tats e´choue, le ve´rifieur ne fournit aucune information, alors
qu’il pourrait au moins indiquer jusqu’a` quelle profondeur le mode`le est correct ;
– si toutes les proprie´te´s sont trouve´es violables a` une certaine profondeur, avoir pour-
suivi le calcul de l’espace d’e´tats atteignables e´tait sans inte´reˆt.
Transitive Network Sweeping automatique
De meˆme, Xeve calculait l’espace d’e´tats atteignables du circuit complet, quels que
soient les signaux de sortie a` observer. Or, lorsqu’on ne se focalise que sur un petit ensemble
de signaux, il se peut que certaines variables d’e´tats ne puissent pas du tout influencer ces
signaux : ces variables d’e´tats ne font pas partie du coˆne d’influence des signaux a` observer.
Le coˆne d’influence de signaux se calcule par un simple parcours du graphe de de´pen-
dance de donne´es du circuit, en arrie`re a` partir de ces signaux (et ge´ne´ralement en pro-
fondeur). Une fois le parcours termine´, les variables d’e´tat non visite´es ne font donc pas
partie du coˆne d’influence des signaux a` observer et peuvent eˆtre supprime´es du circuit.
La Figure 3.2 pre´sente les supports des diffe´rentes fonctions d’un circuit. Le sup-
port d’une fonction est l’ensemble des variables qu’elle re´fe´rence. Imaginons que l’on ne
s’inte´resse qu’a` la sortie O3. Le support de celle-ci est constitue´e des entre´es I2 et I3 et du
registre R1. Le support du registre R1 est constitue´ de l’entre´e I3 ainsi que des registres
R1 et R2. Le support du registre R2 est constitue´ des registres R1, R2 et R3. Le support du
registre R3 est constitue´ des entre´es I2 et I3 et des registres R1 et R2. L’entre´e I1 et le
regitre R4 n’ont donc aucune influence sur la sortie O3. Toute la logique et les registres ne
servant qu’aux sorties O1 et O2 et au registre R4 peuvent eˆtre supprime´s.
Cette ame´lioration triviale permet des gains de´cisifs sur certains types de circuits.
Par exemple, dans un cas d’e´tude en vraie grandeur de´veloppe´ chez Dassault Aviation,
les proprie´te´s du syste`me de gestion du carburant de l’avion Mirage [BNLD00] n’avaient
pas pu eˆtre prouve´es avec 1 Go de me´moire. (Le calcul d’espace d’e´tats atteignables du
syste`me complet n’est pas non plus possible avec 2 Go de me´moire.) En de´composant la
ve´rification en diffe´rentes sessions, chacune focalise´e sur une proprie´te´ et en ne conside´rant
que les variables d’e´tats pre´sentes dans le coˆne d’influence de la proprie´te´, l’ensemble des
proprie´te´s sont alors ve´rifiables en un peu plus d’un quart d’heure et en consommant moins
de 75 Mo de me´moire (cf. 6.4, p. 118). Nous verrons dans la section 3.3 des techniques
permettant de re´duire encore le temps de ve´rification formelle de ce mode`le a` quelques
secondes et en consommant moins de 5 Mo de me´moire.
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Figure 3.2: Coˆne d’influence des fonctions d’un circuit
3.2 L’outil de ve´rification formelle evcl
Nous avons estime´ que Xeve n’e´tait pas un cadre de de´veloppement ide´al pour nos
expe´rimentations. Maintenir une interface graphique permettant uniquement de faciliter
l’acce`s a` un outil expe´rimental aurait e´te´ inutilement fastidieux et d’inte´reˆt limite´, du moins
dans les premie`res phases de de´veloppement. Nous avons donc de´veloppe´ un nouvel outil de
ve´rification formelle a` base de techniques implicites : evcl (Esterel Verification Command
Line)
Afin de faciliter une e´ventuelle re´utilisation de nos de´veloppements, la majorite´ de nos
travaux sur ce sujet a en fait e´te´ imple´mente´e dans une librairie qui e´tend le package de
BDDs TiGeR et remplace certaines de ses fonctionnalite´s : la librairie TiGeREnh (TiGeR En-
hancements). L’outil evcl se re´sume donc essentiellement a` fournir une interface textuelle,
d’usage le plus aise´ possible, permettant le pilotage de la librairie TiGeREnh.
L’apport majeur d’evcl, de´crit a` la section 3.3 (p. 51), est de re´duire le couˆt de l’analyse
de certains types de programmes, par re´duction du nombre de variables a` prendre en
conside´ration dans les calculs.
Xeve ne travaille que sur les circuits au format BLIF, soit des e´quations boole´ennes
de´pourvues de toute information supple´mentaire. De`s le de´part nous avons voulu qu’evcl,
outre le support des circuits au format BLIF, propose l’analyse directe des circuits tels
que ge´ne´re´s par le compilateur Esterel (cf. Figure 2.6, p. 33). Cela permet de tirer partie
d’informations structurelles sur le mode`le analyse´, comme nous le verrons en 3.4 (p. 61).
Par exemple, cela permet a` evcl de tenter de ve´rifier les proprie´te´s sans le moindre calcul
d’espace d’e´tats atteignables, par confrontation des proprie´te´s avec une approximation par
construction de l’espace d’e´tats atteignables (cf. 3.4.1, p. 61).
Comme repre´sentation interne des circuits logiques, evcl propose l’utilisation d’un
graphe exclusivement compose´ de portes et binaires et d’inverseurs (cf. 3.5.3, p. 66). Cette
repre´sentation, plus simplifie´e que la repre´sentation interne du package de BDDs, facilite
les analyses du circuit. Elle permet aussi de compacter le circuit a` la vole´e, par hachage
structurel.
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Enfin, evcl propose l’analyse de programmes avec des observateurs se´pare´s (ve´rification
en boˆıte noire, cf. 3.6, p. 68). Cela permet de ve´rifier des mode`les sans avoir a` y inte´grer des
observateurs, modules uniquement utiles a` la ve´rification. De plus, cela permet d’e´viter le
surcouˆt engendre´ par le caˆblage produit par le compilateur Esterel v5, qui avait tendance
a` trop lier entre elles les diffe´rentes parties du circuit, limitant ainsi l’impact du sweeping.
3.3 Re´duction du nombre de variables pour le calcul
du RSS
Le proble`me principal du calcul d’espace d’e´tats atteignables d’un mode`le est lie´ au
nombre de variables —d’e´tats ou interme´diaires— implique´es dans ces calculs (cf. 2.9.6,
p. 43).
Une technique triviale de re´duction du nombre de variables a` manipuler consiste a` ne
conserver que celles re´ellement pre´sentes dans le coˆne d’influence des proprie´te´s a` ve´rifier,
par sweeping. Si cette technique permet de ne calculer que l’espace d’e´tats atteignables d’un
sous-ensemble du circuit, les re´sultats demeurent exacts : il n’y a aucune approximation,
donc aucune fausse re´ponse.
Les sections suivantes pre´sentent d’autres techniques de re´duction du nombre de va-
riables dans les calculs d’espaces d’e´tats atteignables, au prix d’approximations de ces
espaces d’e´tats. Ces techniques sont base´es sur des abstractions du mode`le concret, ces
abstractions ayant pour objectif de simplifier les calculs.
Ces techniques demeurent conservatives vis-a`-vis des e´tats atteignables : aucun e´tat
re´ellement atteignable du mode`le concret ne peut eˆtre de´termine´ comme non atteignable
sur le mode`le abstrait. Pour la ve´rification formelle de proprie´te´s, cela signifie qu’aucune
proprie´te´ ne pourra eˆtre valide´e a` tort (false positive). A l’inverse, des e´tats non atteignables
dans le mode`le concret pourront eˆtre de´termine´s atteignables dans le mode`le abstrait.
Pour la ve´rification formelle de proprie´te´s, cela pourra conduire a` la re´futation errone´e de
proprie´te´s en re´alite´ correctes (false negative). Ces re´futations errone´es pourront toutefois
eˆtre controˆle´es a posteriori a` peu de frais (cf. 3.3.4, p. 60).
3.3.1 Remplacement des variables d’e´tats par des entre´es libres
Une abstraction simple et tre`s utilise´e pour re´duire le nombre de variables a` manipu-
ler consiste a` remplacer certaines variables d’e´tats (registres) du circuit par des signaux
d’entre´e libres de prendre n’importe quelle valeur a` n’importe quel instant.
Cette technique permet ainsi de re´duire :
– le nombre de fonctions de registres a` construire ;
– le nombre de fonctions de registres a` manipuler durant les calculs d’images ;
– le nombre de variables a` substituer.
Notons en outre que le remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libres entraˆıne
la disparition “transitive” des variables d’e´tats et d’entre´es qui n’intervenaient que dans le
coˆne d’influence des variables d’e´tats remplace´es, du fait du sweeping.
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Cette technique ne re´duit pas le nombre de variables a` quantifier existentiellement : les
registres transforme´s en entre´es libres sont tout autant a` quantifier.
Le remplacement des variables d’e´tats par des entre´es libres relaˆche les contraintes entre
ces variables d’e´tats : elles peuvent de´sormais avoir n’importe quelle valeur a` n’importe
quel instant. On y perd notamment des exclusions entre variables d’e´tats, ce qui conduit
a` admettre que le mode`le abstrait puisse eˆtre au meˆme moment dans plusieurs e´tats du
mode`le concret.
Le re´sultat du calcul de l’espace d’e´tats atteignables est donc une approximation par
exce`s de l’espace d’e´tats re´ellement atteignables. Cette approximation par exce`s peut
de´clencher un effet “boule de neige” : des e´tats non atteignables du mode`le concret sont
trouve´s a` tort atteignables dans le mode`le abstrait, ces e´tats conduisent a` leur tour a` des
e´tats qui peuvent ne pas eˆtre re´ellement atteignables dans le mode`le concret, etc. De ce
fait, les variables a` remplacer par des entre´es libres doivent eˆtre choisies avec soin.
Lorsqu’une variable d’e´tat est remplace´e par une entre´e libre du mode`le, la corre´lation
entre les diverses occurrences de cette variable dans les e´quations du circuit est conserve´e.
Par exemple, la Figure 3.3 pre´sente un fragment de circuit ge´ne´re´ par une expression
telle que present I then p else q. Le fil go, qui de´termine si l’expression est active,
est combine´ avec l’entre´e I. Supposons que le fil go soit alimente´ par une variable d’e´tat :
quand bien meˆme cette variable d’e´tat serait remplace´e par une entre´e libre, nous pourrions
toujours de´terminer que les branches then et else sont mutuellement exclusives.
Figure 3.3: Fragment de circuit ge´ne´re´ par l’expression present I then ... else ...
Notons que la technique de remplacement des variables d’e´tats par des entre´es libres
est souvent implicite dans de nombreuses e´tudes, notamment celles mentionne´es en 3.3.5
(p. 60).
Exemple
Appliquons cette technique au circuit de la Figure 2.9 (p. 43), en supposant que nous
voulions prouver que r1 ∧ r2 = 0.
Nous pouvons remplacer r4 par une entre´e libre et appliquer l’algorithme de calcul
de l’espace d’e´tats atteignables du mode`le : a` partir de l’e´tat initial (1, 0, 0), la premie`re
ite´ration de´couvre le nouvel e´tat (0, 1, 0), la seconde ite´ration de´couvre le nouvel e´tat
(0, 0, 1) et la troisie`me ite´ration atteint le point fixe. Nous pouvons toujours prouver que
r1 ∧ r2 = 0, mais les calculs ont e´te´ effectue´s avec moins de variables d’e´tat, donc moins de
fonctions a` construire, de variables a` substituer, mais tout autant de variables a` quantifier
existentiellement.
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A l’inverse, si nous choisissons de remplacer r3 par une entre´e libre alors, a` partir
de l’e´tat initial (r1, r2, r4) = (1, 0, 0), la premie`re ite´ration de´couvre les nouveaux e´tats
(0, 1, 0) et (1, 1, 0), la seconde ite´ration de´couvre le nouvel e´tat (0, 0, 0) et la troisie`me
ite´ration atteint le point fixe. Du fait d’une sur-approximation excessive due a` un mauvais
choix des variables d’e´tat a` remplacer par des entre´es libres, nous e´chouons a` prouver que
r1 ∧ r2 = 0 de`s la premie`re ite´ration.
3.3.2 Abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e
Le remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libre est une technique tre`s
inte´ressante pour re´duire le couˆt des calculs d’espaces d’e´tats atteignables. Ne´anmoins,
cette technique ne re´duit pas le nombre de quantifications existentielles a` effectuer. Pour
ce faire, nous proposons d’utiliser une logique trivalue´e, qui va nous permettre de faire
comple`tement disparaˆıtre certaines variables des calculs d’images, par pre´-quantification.
Logique trivalue´e
La logique trivalue´e de Scott est base´e sur la logique boole´enne habituelle a` laquelle on
ajoute une troisie`me valeur, note´e ⊥, signifiant qu’une variable est inde´finie, et en e´tendant
les ope´rateurs boole´ens usuels.
A la suite des travaux de Malik [Mal94], Shiple, Berry et Touati [SBT96] ont utilise´
une logique de Scott trivalue´e pour analyser les circuit cycliques. L’ide´e e´tait d’utiliser la
valeur ⊥ pour repre´senter une valeur e´lectriquement instable. En injectant dans le circuit
une valeur ⊥ dans les portes alimentant un cycle, il faut alors controˆler qu’il n’existe pas
de valuation d’entre´es valide permettant aux valeurs ⊥ de se propager jusqu’aux sorties ou
registres du circuit, ce qui signifierait que le circuit n’est pas constructif.
De manie`re assez similaire, nous proposons d’introduire une troisie`me valeur signifiant
qu’une variable est de´finie mais indiffe´rencie´e, c’est-a`-dire qu’elle a une valeur exacte entre
vrai et faux, note´e d. L’alge`bre de la logique trivalue´e {0, 1, d} est exactement la meˆme
que celle de l’alge`bre {0, 1,⊥} et nous ne faisons qu’utiliser la logique usuelle de Scott.
Ne´anmoins, l’intuition e´tant diffe´rente, nous pre´fe´rons utiliser le symbole d.
Les 3 valeurs {0, 1, d} sont respectivement encode´es en utilisant les paires de valeurs
boole´ennes {1, 0}, {0, 1} et {0, 0}. Dans les expressions, nous encodons les variables a`
conserver par une paire de la forme (x, x) et les variables que nous voulons abstraire par
la paire constante d = (0, 0).
Les fonctions trivalue´es (Ternary Valued Functions, TVFs) sont encode´es en utilisant
une paire de fonctions boole´ennes (f 0, f1), telles que f 0 (resp. f 1) est la fonction ca-
racte´ristique de l’ensemble pour lequel f s’e´value a` 0 (resp. 1). L’ensemble fd des valeurs
pour lesquelles f est indiffe´rencie´e est fd = f 0+f 1 et, par construction, f 0·f 1 est toujours





logique boole´enne, mais une partition de trois ensembles
(
f 0, f1, fd
)
, comme le montre la
Figure 3.4.
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Figure 3.4: Ensembles f 0, f 1 et fd = f 0+f 1
Les ope´rateurs boole´ens standards sont e´tendus aux fonctions trivalue´es selon les for-
mules suivantes :









f 0 ·g0, f1+g1)(
f 0, f1
) · (g0, g1) = (f 0+g0, f1 ·g1)
Par exemple, f+g est faux lorsqu’a` la fois f et g sont fausses, mais vrai de`s lors que f ou
g est vraie.
Les logiques trivalue´es sont connues pour eˆtre monotones.
Application aux calculs d’espaces d’e´tats atteignables
L’abstraction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e peut nous permettre de
re´duire encore plus le couˆt de calcul de l’espace d’e´tats atteignables que ne le permet-
tait la technique pre´ce´dente de remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libres.
Alors que les variables d’e´tats remplace´es par des entre´es libres continuaient a` intervenir
dans les calculs interme´diaires et devaient toujours eˆtre quantifie´es existentiellement, les
variables abstraites sont directement remplace´es par des constantes. Elles disparaissent
donc comple`tement des BDDs manipule´s.
Reprenons la me´thode de calcul du RSS selon des me´thodes implicites, introduite en 2.9
(p. 38). A l’aide de techniques symboliques, construire l’espace d’e´tats atteignables d’un
mode`le revient a` calculer la limite de la se´quence convergente d’ensembles finis d’e´tats
de´finie par les e´quations suivantes [CBM89, CM91] :
RSS0 = I
RSSk+1 = RSSk ∪ δ(J ,RSSk) (3.1)
En utilisant des BDDs pour manipuler les fonctions caracte´ristiques des ensembles, (3.1)
devient :
RSSk+1 = RSSk ∪ { r′ ∈ Bn | ∃r ∈ RSSk , ∃i ∈ Bm .J (i) ∧ r′=δ(i, r) } (3.2)
Dans [CM91], Coudert et Madre ont introduit l’ope´rateur image Img(f, χ), qui calcule
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l’image par une fonction vectorielle f de l’espace d’e´tats de fonction caracte´ristique χ1 :
Img(f, χ) = λr′.
(




r′k = fk(i, r)
))
(3.3)
Une e´galite´ de la forme a=b pouvant eˆtre exprime´e comme a·b+ a·b, la formule (3.3) est
expanse´e en interne par :
Img(f, χ) = λr′.
(




r′k ·fk(i, r) + r′k ·fk(i, r)
))
(3.4)
Si l’on utilise une logique trivalue´e, nous ne pouvons plus simplement remplacer fk par
f 1k et fk par f
0
k : nous n’avons pas f
1
k ∨ f 0k , a` l’inverse de fk ∨ fk, comme le repre´sente




, nous avons de´sormais trois ensembles f 0,
f 1, et fd = f 0 + f 1, ce dernier correspondant aux valuations pour lesquelles nous savons
uniquement que f est de´finie, sans en connaˆıtre la valeur exacte. De`s lors, nous devons
e´largir la fonction positive f par f 0, et la fonction ne´gative f par f 1. Intuitivement, cela
revient a` prendre aussi en compte l’ensemble fd la` ou` l’on ne prenait en compte que f 0 ou
f 1.
Nous introduisons l’ope´rateur OImg (Over-approximated Image) comme l’e´largissement
de l’ope´rateur standard de calcul d’image Img :
OImg(f, χ) = λr′.
(




r′k ·f 0k (i, r) + r′k ·f 1k (i, r)
))
(3.5)
De manie`re informelle, nous avons remplace´ la fonction caracte´ristique de l’ensemble
“sur lequel f est vraie” (le onset de f), par un sur-ensemble “sur lequel f n’est certainement
pas fausse”, et vice versa (Figure 3.5). Notons que lorsque l’on applique cet ope´rateur e´largi
sur une variable non abstraite de la forme (x, x), les onsets de f 0 et f 1 forment une partition
du domaine sur lequel f est de´finie, et le re´sultat de l’ope´rateur OImg demeure exact.
Figure 3.5: Elargissement de la fonction trivalue´e f
L’ope´rateur OImg est croissant sur le treillis complet de l’espace d’e´tats. L’algorithme
termine donc avec un plus petit point fixe unique.
1λr′.E est une notation standard du λ-calcul pour la fonction anonyme de corps E et d’argument r′.
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Exemple
Appliquons la technique d’abstraction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e au cir-
cuit de la Figure 2.9 (p. 43). Toujours en cherchant a` prouver que r1∧r2 = 0, nous pouvons
abstraire r4 : a` partir de l’e´tat initial (r1, r2, r3) = (1, 0, 0), la premie`re ite´ration de´couvre
l’e´tat (0, 1, 0), la deuxie`me ite´ration de´couvre l’e´tat (0, 0, 1) et la troisie`me ite´ration atteint
le point fixe. En ayant abstrait r4, nous pouvons toujours prouver que r1 ∧ r2 = 0 mais
avec moins de fonctions a` construire, moins de variables a` substituer, mais surtout moins
de variables a` quantifier existentiellement.
Inversement, si nous choisissons d’abstraire r3, a` partir de l’e´tat initial (r1, r2, r4) =
(1, 0, 0), la premie`re ite´ration de´couvre les e´tats (0, 1, 0) et (1, 1, 0), la deuxie`me ite´ration
de´couvre l’e´tat (0, 0, 0) et la troisie`me ite´ration atteint le point fixe. Du fait d’une sur-
approximation excessive due a` un mauvais choix des variables a` abstraire, nous e´chouons
a` prouver que r1 ∧ r2 = 0.
Discussion
Comme pour la technique de remplacement de variables d’e´tat par des entre´es libres,
l’abstraction de variables re´duit :
– le nombre de fonctions de registres a` construire ;
– le nombre de fonctions de registres a` manipuler durant les calculs d’images ;
– le nombre de variables a` substituer.
Surtout, l’abstraction de variables re´duit le nombre de variables a` quantifier existen-
tiellement a posteriori . L’utilisation d’une troisie`me valeur d nous permet la quantification
existentielle de variables a priori . Ainsi, la formule ∃x, y . f(x, y) devient f(d, 0) + f(d, 1)
lorsque la variable x est abstraite, a` la place de f(0, 0)+f(0, 1)+f(1, 0)+f(1, 1). Certes, si
les variables ainsi abstraites n’intervenaient re´ellement pas dans les calculs, elles auraient
disparues des BDDs, mais durant leur construction ou leur combinaison. Notre technique
les fait disparaˆıtre avant tout calcul.
Pre´cisons que, si cette technique ne´cessite la construction de deux fonctions de transition
f 0 et f 1 pour chaque registre, cette e´tape du calcul d’espace d’e´tats atteignables est loin
d’eˆtre critique en pratique. De plus, les paires de fonctions (f 0, f1) ne comportant pas de
variable abstraite sont oppose´es : f 0 = f 1. De telles fonctions correspondent donc a` un seul
et meˆme BDD. De`s lors, les re´sultats de tous les calculs sur les BDDs e´tant conserve´s dans
des structures de me´moire cache, les “doubles” calculs faisant intervenir f 0 et f 1 = f 0 ne
sont en fait effectue´s qu’une seule fois.
Comme la technique pre´ce´dente, l’abstraction de variables relaˆche les contraintes entre
les variables abstraites, ce qui conduit a` calculer une approximation par exce`s de l’es-
pace d’e´tats atteignables. De plus, l’abstraction de variables ajoute deux nouvelles sources
d’approximation par exce`s :
– Nous proce´dons a` un e´largissement de la fonction de transition lorsque nous rem-
plac¸ons la fonction positive f par f 0, et la fonction ne´gative f par f 1.
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– La corre´lation entre les diffe´rentes occurrences des variables abstraites dans les e´qua-
tions du circuit est perdue. En revenant a` l’exemple du test de la Figure 3.3 (p. 52),
abstraire le signal d’entre´e I fait perdre l’information que les branches then et else
sont exclusives. En effet, les expressions comme x ·x sont abstraites en d ·d = d, et
non 0.
Du fait du renforcement de l’approximation, l’effet “boule de neige” peut eˆtre accru
(des e´tats non atteignables sont trouve´s a` tort atteignables, ces e´tats conduisent a` leur
tour a` des e´tats qui peuvent ne pas eˆtre re´ellement atteignables, etc.). Les variables a`
abstraire doivent donc eˆtre choisies avec encore plus de soin. Nous verrons en 3.4 (p. 61)
une technique permettant de re´duire cette approximation, en utilisant les informations
fournies par le compilateur Esterel sur la structure interne des mode`les.
3.3.3 Imple´mentation et expe´rimentations
Les deux techniques que nous venons de voir —le remplacement de variables d’e´tats
par des entre´es libres et l’abstraction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e— sont
imple´mente´es de manie`re stable dans la librairie TiGeREnh et rendues disponibles par l’outil
evcl.
Ne´anmoins, l’imple´mentation que nous avons re´alise´e des calculs d’espaces d’e´tats at-
teignables a` l’aide d’une logique trivalue´e n’est pas totalement optimise´e. En re´sume´, nous
imple´mentons l’Algorithme 2.1 (p. 40) pratiquement tel quel. Nous ne partitionnons no-
tamment pas les calculs d’images. Le faire permettrait de pouvoir re´ellement comparer
les deux techniques sur un pied d’e´galite´. Ne´anmoins, nos expe´riences —de´taille´es en 6.4
(p. 118) et en 6.5 (p. 125)— exhibent de´ja` des cas ou` l’abstraction de variables a` l’aide
d’une logique trivalue´e ame´liore les performances de la technique usuelle de remplacement
de variables d’e´tats par des entre´es libres.
En pratique, les conseils d’abstraction donne´s par les de´veloppeurs ont permis de diviser
les temps de calculs par des facteurs allant jusqu’a` 300 en re´duisant la me´moire consomme´e
par des facteurs allant jusqu’a` 50. Les variables a` abstraire e´tant correctement choisies,
l’e´ventuelle approximation —difficile a` quantifier— demeurait largement tole´rable puisque
les proprie´te´s ont pu eˆtre ve´rifie´es en grande majorite´.
Enfin, nous avons constate´ que l’effet “boule de neige” a pour conse´quence positive que
les proprie´te´s sont tre`s rapidement trouve´es violables a` tort lorsque les variables a` abstraire
sont mal choisies ou que le mode`le ne se preˆte pas a` l’abstraction de variables. Ainsi, en
cas d’erreur de jugement, les calculs terminent tre`s rapidement et en n’ayant consomme´
que tre`s peu de me´moire.
Cela nous porte a` conclure que l’abstraction de variables, si elle ne se preˆte qu’a` certains
types de mode`les et ne´cessite une bonne connaissance des mode`les a` abstraire, ne pre´sente
gue`re d’inconve´nients a` eˆtre tente´e, sachant qu’elle peut permettre d’acce´le´rer les calculs
et de re´duire la consommation me´moire de plusieurs ordres de grandeur.
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3.3.4 Automatisation de l’abstraction
Dans notre outil, la se´lection de variables d’e´tat a` remplacer par des entre´es libres ou
a` abstraire doit eˆtre effectue´e par le de´veloppeur du mode`le. Ces techniques ne´cessitent
en effet une bonne connaissance du mode`le. En pratique, la se´lection se fait souvent tre`s
rapidement, en e´nume´rant les diffe´rents modules composant le mode`le et en estimant si
certains de ces modules sont influents ou non.
Pour chacune de nos expe´riences, les de´veloppeurs ont su, en quelques minutes seule-
ment, discriminer les modules estime´s influents. Si un module est estime´ non influent,
toutes les variables d’e´tat qui le composent sont alors abstraites. Notre outil propose aussi
un niveau de granularite´ beaucoup plus fin, puisqu’il est possible d’abstraire des variables
d’e´tats individuelles, voire directement des portes quelconques. En pratique, l’abstraction
de modules complets s’est ave´re´e eˆtre un niveau de granularite´ suffisant.
Dans le cadre d’un environnement de de´veloppement inte´gre´ comme Esterel Studio,
qui propose notamment une vue arborescente des modules constituant un mode`le, l’abs-
traction de variables pourrait ainsi eˆtre rendue facilement accessible via une interface gra-
phique. Ne´anmoins, proposer des strate´gies d’automatisation de l’abstraction serait une
ame´lioration inte´ressante pour l’utilisateur.
Une approche raisonnable visant a` automatiser l’abstraction du mode`le a` analyser
consiste a` partir d’un mode`le ou` un grand nombre de variables ont e´te´ abstraites. Sur
un tel mode`le abstrait, les calculs d’espaces d’e´tats devraient eˆtre extreˆmement rapides,
mais devraient aussi probablement conduire a` des re´futations errone´es des proprie´te´s dues
a` une approximation excessive. L’abstraction initiale doit alors eˆtre raffine´e en re´inte´grant
progressivement les variables abstraites, jusqu’a` permettre la validation (ou la re´futation
correcte) des proprie´te´s.
Abstraction base´e sur la profondeur des variables d’e´tats
Une premie`re ide´e pour automatiser la se´lection des variables a` abstraire est d’utiliser
la profondeur des variables d’e´tats. Cette profondeur correspond au nombre de variables
d’e´tat sur le plus court chemin entre la variable d’e´tat candidate a` l’abstraction et les
sorties des proprie´te´s a` ve´rifier. Cette profondeur se calcule pour l’ensemble des variables
d’e´tats du circuit par un simple parcours du graphe formant le circuit, soit avec un couˆt
line´aire en fonction du nombre de portes. La profondeur d’une variable d’e´tat correspond
donc au “de´lai” par rapport a` l’instant initial avec lequel la variable d’e´tat peut influencer
les proprie´te´s a` ve´rifier.
L’ide´e est alors de tenter de ve´rifier les proprie´te´s en abstrayant toutes les variables
d’e´tat puis, tant que les proprie´te´s n’ont pas e´te´ valide´es (ou correctement invalide´es avec
ge´ne´ration de contre-exemples corrects), de re´inte´grer progressivement dans les calculs les
variables d’e´tat abstraites, en fonction de leur profondeur.
Malheureusement, nous avons constate´ que sur la plupart des circuits ge´ne´re´s par le
compilateur Esterel v5, la majorite´ des variables d’e´tat sont a` tre`s faible profondeur. Cela
provient essentiellement de la fac¸on dont les continuations des paralle´lisations de blocs sont
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calcule´es.
La Figure 3.6 pre´sente le sous-circuit ge´ne´re´ par la mise en paralle`le de trois modules.
La porte sel [Ber99] indique qu’au moins une des branches du paralle`le e´tait se´lectionne´e.
Les portes dead indiquent que la branche correspondante avait de´ja` termine´, c’est-a`-dire
qu’elle n’e´tait plus se´lectionne´e alors qu’au moins une autre branche du paralle`le l’e´tait.
Les portes min k0 indiquent que la branche correspondante avait de´ja` termine´e ou vient de
terminer. Les portes min k1 indiquent que la branche correspondante avait de´ja` termine´,
vient de terminer ou est en pause. Les portes ∪ k0 indiquent qu’au moins une des branche
vient de terminer. Les portes ∪ k1 indiquent qu’au moins une des branches est en pause.
Un paralle`le termine donc (porte k0) lorsqu’au moins une des branches vient de terminer
et que toutes les autres avaient de´ja` termine´ ou terminent e´galement.
Figure 3.6: Circuit ge´ne´re´ pour les constructions paralle`les (3 composants)
Le calcul de la porte k0 re´fe´rence donc tout l’arbre de se´lection des branches du paralle`le,
donc tous les registres de pause qu’il contient. Notre analyse de profondeur ne permet donc
gue`re de distinguer les variables d’e´tats entre elles, a fortiori lorsque le mode`le est une mise
en paralle`le de modules au plus haut niveau, ce qui est assez fre´quent.
Pour Esterel v5 9x, un simplifieur de l’arbre de se´lection, scsimplify (cf. 2.5, p. 32), a
e´te´ de´veloppe´ par Dumitru Potop-Butucaru [PB01]. Cet outil s’efforce de simplifier l’arbre
lorsque certaines branches ne terminent jamais (hors pre´emption) ou lorsque des branches
de l’arbre sont en exclusion mutuelle (se´quencement). Ce simplifieur a surtout pour effet
de re´duire le nombre de registres du circuit –ce qui pre´sente un inte´reˆt non ne´gligeable–
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mais il n’augmente gue`re la profondeur du circuit.
Les simplifications apporte´es par scsimplify sont ou seront inte´gre´es au compilateur
v7. L’automatisation de l’abstraction a` partir des niveaux de profondeur des registres sera
donc a` reconside´rer lorsque le compilateur v7 aura atteint sa maturite´...
Analyse des re´futations errone´es
Les techniques de remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libres ou d’abs-
traction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e calculent des sur-approximations de
l’espace d’e´tats car elles ope`rent sur un mode`le simplifie´. La confrontation des proprie´te´s
e´nonce´es par l’utilisateur avec des espaces d’e´tats sur-approche´s peut conduire a` re´futer
ces proprie´te´s sur le mode`le abstrait a` une certaine profondeur alors qu’elles sont tout a`
fait valides sur le mode`le concret a` cette profondeur.
Les re´futations errone´es (false negatives) se de´tectent tre`s simplement lors de la ge´ne´ra-
tion de contre-exemples menant a` la violation des proprie´te´s. Ces contre-exemples sont
ge´ne´re´s sur le mode`le concret par calculs d’images inverses des fonctions de transitions.
Il s’agit alors de trouver des se´quences d’entre´es qui, a` partir de l’ensemble d’e´tats attei-
gnables de´couverts a` la profondeur pre´ce´dente, me`nent a` des e´tats violant les proprie´te´s.
Si de telles se´quences, envisageables sur le mode`le abstrait, ne peuvent eˆtre trouve´es sur
le mode`le concret, alors les calculs d’images inversent e´choueront a` un moment ou a` un
autre.
A partir de la`, plusieurs attitudes sont envisageables. L’attitude minimale consiste
a` poursuivre l’exploration des espaces d’e´tats atteignables dans le but de de´terminer si
les proprie´te´s peuvent re´ellement eˆtre viole´es a` une profondeur plus importante. Il est
e´galement envisageable de mettre a` jour les espaces d’e´tats atteignables en supprimant les
e´tats qui n’ont pas e´te´ confirme´s comme re´ellement accessibles sur le mode`le concret lors des
calculs d’images inverses. Cette option vise a` limiter l’effet “boule de neige” en supprimant
des sur-approximations construites les e´tats qui ne sont pas re´ellement accessibles. Cette
option peut ne´anmoins impliquer un couˆt prohibitif de mise a` jour en cascade des ensembles
d’e´tats atteignables. Nous n’avons pas e´value´ cette option.
Dans le cadre d’une abstraction automatise´e du mode`le, la de´tection de re´futations
errone´es dues a` une abstraction excessive peut conduire a` un raffinement de l’abstraction
visant a` e´liminer les re´futations errone´es. Il existe dans la litte´rature de nombreux tra-
vaux proposant diverses strate´gies de raffinement des abstractions par analyse des contre-
exemples errone´s [CGJ+00, GD00, WHL+01]. Ces diffe´rentes me´thodes de raffinement de
l’abstraction ne´cessitant au pre´alable d’automatiser celle-ci, nous ne les avons pas e´tudie´es
plus profonde´ment.
3.3.5 Travaux connexes
Dans le cadre des calculs d’approximations par exce`s de l’espace d’e´tats atteignables
d’un mode`le, une des approches connexes a` la noˆtre est base´e sur la de´composition du
mode`le. Dans [CHM+93], Cho et al. proposent un algorithme qui de´compose l’ensemble des
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variables d’e´tats en sous-ensembles disjoints. Chaque sous-ensemble est utilise´ pour calculer
une partie de l’espace d’e´tats atteignables, le re´sultat final e´tant le produit carte´sien de ces
parties d’espaces d’e´tats atteignables. Ces travaux ont e´te´ e´tendus aux sous-ensembles
de variables d’e´tats non disjoints par Govindaraju et al. dans [GDHH98], puis raffine´
dans [GDB00] par l’ajout de variables d’e´tat auxiliaires permettant d’accroˆıtre la corre´la-
tion entre les sous-ensembles de variables d’e´tats. L’extensions aux calculs d’image inverses
est propose´ dans [GD98]. Le raffinement des choix de partitionnement base´ sur l’analyse
des contre-exemples errone´s est propose´e dans [GD00].
Ces travaux remplacent par des entre´es libres les variables d’e´tats ne faisant pas partie
des sous-ensembles de variables d’e´tats conside´re´s : il serait possible d’appliquer a` ces
travaux notre technique a` base de logique trivalue´e.
3.4 Utilisation des informations structurelles sur les
mode`les
La plupart des langages de haut-niveau offrent la possibilite´ de de´composer les pro-
grammes en modules, alors utilise´s de manie`re hie´rarchique. Avec le langage Esterel, la
hie´rarchisation apporte´e par les modules est encore renforce´e par la hie´rarchisation des
constructions du langage, comme le montre par exemple le Programme 2.2 (p. 22).
La structure hie´rarchique des modules et des constructions du langages se retrouve dans
l’arbre de se´lection (cf. 2.3.5, p. 28), qui indique la hie´rarchie des registres de pause, ou
variables d’e´tats. Ces registres de pause sont ge´ne´re´s explicitement par l’instruction pause
et implicitement par les instructions de´rive´es l’utilisant (halt, await, etc.). L’arbre de
se´lection indique des compatibilite´s (exe´cution en paralle`le) ou des exclusions (exe´cution
en se´quence) entre registres de pause ou grappes de registres de pause.
Nous proposons ici quelques me´thodes tirant partie de ces informations structurelles
de haut-niveau, avec toujours comme objectif la re´duction des couˆts de calculs d’espace
d’e´tats atteignables.
3.4.1 Approximation syntaxique de l’espace d’e´tats accessibles
A partir de l’arbre de se´lection du programme, nous pouvons construire un BDD qui
exprime une approximation par exce`s de l’espace d’e´tats atteignables du circuit. Les e´tats
de´clare´s non atteignables par ce BDD le sont effectivement par construction. La Figure 3.7
pre´sente un tel BDD, correspondant au Programme 2.6.
La construction d’un tel BDD se fait en remonte´e d’un simple parcours en profondeur
de l’arbre de se´lection. En utilisant un ordre de variable cohe´rent avec la structure des
registres dans le programme initial, le temps de construction du BDD et sa taille finale
sont ne´gligeables.
Les proprie´te´s ne de´pendant que du fait que certaines parties de programmes ne puissent
eˆtre actives en meˆme temps par construction pourraient ainsi eˆtre ve´rifie´e a` moindre frais,
en e´vitant un calcul d’espace d’e´tats couˆteux. Notre outil de ve´rification formelle propose
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Figure 3.7: BDD de l’arbre de se´lection du Programme 2.6
une telle fonctionnalite´. Ne´anmoins, nous devons reconnaˆıtre n’avoir jamais rencontre´ de
telles proprie´te´s sur les mode`les que nous avons analyse´s.
3.4.2 Renforcement des relations entre variables remplace´es par
des entre´es libres
Les relations exprime´es par l’arbre de se´lection peuvent eˆtre utilise´es pour renforcer
les contraintes entre les variables d’e´tat qui ont e´te´ remplace´es par des entre´es libres. Ces
relations enrichissent alors l’input care set (J ) spe´cifie´ par le de´veloppeur, qui de´crit des
contraintes entre les entre´es du mode`le (cf. 2.7, p. 35).
Cette technique vise deux objectifs :
1. limiter la sur-approximation due au relaˆchement des contraintes entre les variables
d’e´tats remplace´es par des entre´es libres en re´inte´grant les contraintes les plus simples
(les exclusions provenant des se´quencements) ; limiter la sur-approximation revient
a` re´duire le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables et peut rendre ve´rifiable une
proprie´te´ qui ne l’e´tait sur un espace d’e´tats excessivement sur-approche´ ;
2. re´duire le nombre de nœuds des BDDs en restreignant ceux-ci a` un domaine plus
strict (via l’ope´rateur Restrict [CM90]).
L’input care set pouvant re´fe´rencer a` la fois des variables d’e´tats et des entre´es, nous
pouvons donc y inte´grer toutes les relations spe´cifie´es par l’arbre de se´lection qui re´fe´rencent
au moins une variable d’e´tat remplace´e par une entre´e libre.
En pratique, les be´ne´fices apporte´s par cette technique ne sont pas ge´ne´ralisables. La
re´duction de la sur-approximation est notable dans de nombreux cas, mais elle s’effectue
souvent au prix d’un ralentissement des calculs et d’une augmentation de la consommation
me´moire (cf. Expe´riences 6.4, p. 118 et 6.5, p. 125).
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3.4.3 Borne supe´rieure d’approximation
Les relations exprime´es par l’arbre de se´lection peuvent aussi eˆtre utilise´es comme borne
supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables. A la fin de chaque e´tape du calcul d’espace
d’e´tats atteignables, nous ne conservons alors que l’intersection entre les nouveaux e´tats
de´couverts et le BDD d’approximation de´rive´ de l’arbre de se´lection. Une partie des e´tats
de´couverts atteignables a` tort sont donc automatiquement supprime´s, ce qui re´duit l’effet
“boule de neige”, donc la sur-approximation.
Les variables abstraites a` l’aide d’une logique trivalue´e disparaissent comple`tement en
tant que variables. Elles ne peuvent donc pas apparaˆıtre dans un BDD quel qu’il soit. De
meˆme, les variables d’e´tats remplace´es par des entre´es libres ne peuvent apparaˆıtre dans le
BDD bornant l’espaces d’e´tats atteignables, qui ne peut re´fe´rencer que des variables d’e´tats.
Nous ne construisons donc le BDD de borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables qu’a`
partir des relations de l’arbre de se´lection restreintes aux variables d’e´tats conserve´es en
tant que telles.
En pratique, les be´ne´fices apporte´s par cette technique sont de´ja` plus notables. La
re´duction des temps de calculs et de consommation me´moire sont souvent significatifs. Le
cardinal des espaces d’e´tats atteignables est souvent re´duit d’un ou plusieurs ordres de gran-
deur, ce qui permet parfois de rendre certaines proprie´te´s ve´rifiables (cf. Expe´riences 6.4,
p. 118 et 6.5, p. 125).
3.4.4 Strate´gies d’ordonnancement des variables
Construire des BDDs de´rive´s de l’arbre de se´lection pose le proble`me du choix d’un
ordonnancement de variables. Plusieurs approches sont possibles :
1. utiliser le meˆme ordonnancement de variables —calcule´ a` partir d’heuristiques base´es
sur la topologie du circuit— a` la fois pour la construction des BDDs de´rive´s de l’arbre
de se´lection et pour le calcul d’espace d’e´tats atteignables ; cette strate´gie semble eˆtre
pe´nalisante pour la construction des BDDs de´rive´s de l’arbre de se´lection : les temps
de construction ainsi que le nombre de nœuds de BDDs construits semblent souvent
ne pas eˆtre optimaux ;
2. appliquer un ordonnancement des variables cohe´rent avec la structure des registres
dans le programme initial puis utiliser ce meˆme ordonnancement pour le calcul d’es-
pace d’e´tats atteignables ; cette strate´gie permet de construire des BDDs de´rive´s de
l’arbre de se´lection de taille tre`s compacte et en temps ne´gligeable, mais cet ordon-
nancement ne semble pas favoriser l’efficacite´ des calculs d’espaces d’e´tats ;
3. utiliser un premier ordonnancement de variables cohe´rent avec la structure des re-
gistres, le temps de construire les BDDs de´rive´s de l’arbre de se´lection, puis mettre a`
jour ces BDDs afin qu’ils respectent l’ordonnancement des variables calcule´ a` partir
d’heuristiques base´es sur la topologie du circuit ; cette strate´gie pre´sente un risque
d’explosion en temps et/ou en me´moire pre´cisemment lors du re´ordonnancement des
BDDs de´rive´s de l’arbre de se´lection.
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Apre`s diverses expe´riences, l’approche que nous avons retenue est cette dernie`re qui, en
pratique, semble offrir le meilleur compromis quant aux temps de calculs et a` la consomma-
tion me´moire. Les cas d’explosion en temps et/ou en me´moire lors du re´ordonnancement
des BDDs semblent rares en pratique. Dans tous les cas, un comportement suspect lors
de cette phase, qui pourrait empeˆcher l’obtention de re´sultats, est aise´ment de´tectable par
l’utilisateur.
3.5 Repre´sentation interne des circuits
Le package de BDDs que nous utilisons, TiGeR [CMT93], calcule l’espace d’e´tats acces-
sibles de circuits logiques repre´sente´s par des structures C qui lui sont propres et forment un
Tgr Network. Selon le type de circuit donne´ en entre´e, notre outil propose trois diffe´rents
flots de construction de Tgr Networks (Figure 3.8).
Figure 3.8: Flots de cre´ation de Tgr Networks
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3.5.1 Construction directe de Tgr Networks a` partir de circuits
au format BLIF
La premie`re me´thode, utilise´e par Xeve, consiste a` se reposer sur une fonction fournie
par le package TiGeR et permettant le chargement direct d’un circuit au format BLIF ainsi
que sa conversion en Tgr Network. Les circuits au format BLIF sont de´rive´s des circuits
Esterel (cf. Figure 2.5, p. 30), mais ils n’en conservent que la logique et perdent toute
information structurelle sur les mode`les.
3.5.2 Construction de Tgr Networks a` partir de circuits au format
interne sc
La deuxie`me me´thode consiste a` travailler directement sur les circuits Esterel, afin
justement de permettre l’utilisation de ces informations structurelles (cf. 3.4, p. 61). Les
circuits Esterel, au format interne sc, sont d’abord charge´s par la librairie common, librairie
commune a` diffe´rents processeurs et de´die´e au chargement des fichiers interme´diaires du
compilateur. Ces circuits sont alors convertis en Tgr Network par notre librairie TiGeREnh.
Les Tgr Networks sont des graphes acycliques dont les nœuds sont des PLAs (Pro-
grammable Logic Array), plus pre´cise´ment des fonctions combinatoires en forme normale
(somme de produits). A chaque nœud d’un Tgr Network sont associe´s plusieurs variables.
Le nombre de variables disponibles est limite´ : sur des architectures 32 bits, les variables de
BDDs sont stocke´es dans les 16 premiers bits du premier mot de la structure correspondant
a` un nœud de BDD (Figure 3.9). Cela limite donc le nombre de variables disponibles a`
65 536 et a` encore moins le nombre maximal de nœuds dans un Tgr Network.
Figure 3.9: Teˆtes de nœuds de BDDs
Les autres bits sont utilise´s pour stocker le nombre de re´fe´rences faites a` ce nœud
(pour le Garbage Collector) et par des drapeaux indiquant si le nœud est terminal ou s’il
est inverse´. Pour augmenter le nombre de variables disponibles, il est donc possible de
re´duire l’espace utilise´ pour stocker les compteurs de re´fe´rences, ce qui en limite alors la
valeur maximale. Lorsqu’un compteur de re´fe´rences atteint la valeur maximale, le nœud
correspondant devient immortel : la me´moire qu’il occupe et, par transitivite´, tous les
nœuds de BDDs re´fe´rence´s a` partir de celui-ci ne peuvent alors plus eˆtre re´cupe´re´s par
le Garbage Collector. Enfin, la taille d’un grand nombre de structures (essentiellement
des tables de correspondances) de´pend du nombre maximal de variables. Augmenter le
nombre de variables disponibles se fait donc au prix d’un risque notable d’augmentation
de la consommation me´moire.
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L’approche de Xeve, qui consiste a` construire directement le Tgr Network a` partir du
circuit BLIF puis a` effectuer le sweeping (a` partir de la version v5 94), consomme donc
inutilement des variables : les variables des nœuds supprime´s ne sont pas re´cupe´re´es. La
construction de Tgr Network a` partir de circuit sc nous permet de re´duire la consommation
de variables car nous effectuons le sweeping a` la vole´e, en construisant le Tgr Network a`
partir des sorties des proprie´te´s a` ve´rifier.
Sur certains gros mode`les, il e´tait ne´cessaire d’utiliser une version spe´ciale de Xeve,
compile´e pour permettre plus de variables au de´triment donc du seuil d’immortalite´ des
nœuds de BDDs, alors que notre outil traitait le circuit en version standard.
3.5.3 Repre´sentation interme´diaire du circuit par un AIGraph
Les diverses analyses de circuits que nous avons mises en œuvre ne´cessitent d’associer,
parfois temporairement, des structures de donne´es spe´cifiques aux diffe´rents nœuds du
circuit analyse´.
L’imple´mentation de ces analyses par extension des structures formant un Tgr Network
n’e´tait gue`re pratique :
– Dans TiGeR, l’association de donne´es temporaires a` des nœuds de Tgr Networks se
fait via des tables d’adressages disperse´es qui maintiennent les associations. Cette
approche, si elle re´sout de manie`re assez correcte le besoin d’associer temporairement
des donne´es aux nœuds du graphe est intrinse`quement lourde.
– TiGeR est e´crit en C. Meˆme si cela a e´te´ fait avec une approche objet tre`s forte
et que le re´sultat est d’une rare qualite´, les contortions ne´cessaires pour parvenir a`
encapsuler les donne´es, la perte de typage statique fort (auquel nous tenons dans nos
de´veloppements) et les transtypages (casts) incessants que cela requiert sont lourds
lorsqu’on a la possibilite´ de faire mieux, en l’occurrence en C++.
– Enfin, si les PLAs des nœuds de Tgr Networks sont tre`s versatiles, puisqu’il per-
mettent d’exprimer toutes sortes de fonctions combinatoires, leur manipulation n’en
est pas moins complexe.
De manie`re similaire, il n’e´tait pas envisageable de de´velopper nos analyses en utilisant
directement les structures de donne´es que la librairie common instancie a` partir des circuits
au format sc. En effet, cette librairie ne facilite pas plus, voire rend difficile, l’association
de donne´es aux nœuds du graphe repre´sentant le circuit2.
Nous avons donc choisi de de´velopper nos analyses de circuits sur une nouvelle structure
de graphe. Bien qu’un quelconque graphe de portes logiques soit satisfaisant, de`s lors que
l’on en a la maˆıtrise de l’imple´mentation, nous nous sommes oriente´s vers l’utilisation d’un
And/Inverter Graph, ou AIGraph, propose´ par Andreas Kuehlmann et al. [KK97,
GK00, PK00, KGP01]. Cette structure de donne´es est tre`s simple a` manipuler, permet
aise´ment d’imple´menter des analyses de graphes et peut permettre une compression de
circuits a` la vole´e.
2La librairie common a depuis e´te´ re´e´crite en v7, avec notamment la volonte´ de permettre l’extension
des classes instancie´es a` partir des fichiers interme´diaires du compilateur.
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Les nœuds d’un AIGraph sont restreints a` des portes et binaires. Les re´fe´rences a`
ces nœuds peuvent eˆtre inverse´es par marquage du bit de poids faible du pointeur, a`
l’instar de ce qui est fait dans la plupart des librairies de BDDs. La conversion de nœuds
arbitraires de circuits logiques en de telles portes et binaires se fait trivialement, a` la vole´e
lors de la construction du circuit, par application des lois de De Morgan. Cette conversion
de portes n-aires en portes binaires n’est certes pas line´aire (elle est d’ordre n · log (n)),
mais la majeure partie des portes ge´ne´re´es par le compilateur Esterel sont binaires. Nous
n’attendons donc pas d’augmentation notable du nombre de portes suite a` la mise en œuvre
de cette technique.
Similairement a` ce qui est fait dans les librairies de BDDs, les nœuds sont stocke´s
dans une table d’adressage disperse´. Le code de hachage est calcule´ a` partir des identifi-
cateurs des nœuds fils et de leur attribut de ne´gation. La table d’adressage disperse´ est
utilise´e pour de´tecter —a` couˆt pratiquement nul— les nœuds identiques, donc les sous-
circuits isomorphes. Ces sous-circuits isomorphes e´tant fonctionnellement e´quivalents, ils
sont imme´diatement fusionne´s. La canonicite´ structurelle des sous-circuits est renforce´e par
leur restructuration jusqu’au second niveau (nœuds petit-fils), ce qui augmente encore la
de´tection de sous-circuits isomorphes [GK00] sans surcouˆt notable.
Cette structure de donne´es avait initialement e´te´ utilise´e par Andreas Kuehlmann et
al. pour la ve´rification formelle d’e´quivalence de machines (equivalence checking). Dans
ce contexte, on vise justement a` de´tecter des sous-circuits fonctionnellement e´quivalents,
ce qui simplifie le miter analyse´ (cf. 2.10.3, p. 45). Par exemple, dans [PK00, KGP01],
l’apport de l’AIGraph comme structure de base est renforce´ par l’alternance de passes
de BDD sweeping —dans lesquelles on se sert de la repre´sentation canonique des fonctions
qu’offrent les BDDs pour identifier des sous-circuits fonctionnellement e´quivalents— et de
passes de SAT solver —pour ve´rifier l’e´quivalence de certaines portes.
En ce qui nous concerne, la ve´rification formelle d’e´quivalence de machines ne repre´sente
par un domaine significatif d’application de nos outils. Nous ne nous attendons donc pas
a` travailler sur des circuits redondants par construction. Ne´anmoins, les circuits ge´ne´re´s
de manie`re automatique ont souvent une certaine quantite´ de nœuds redondants [GK00].
Les circuits ge´ne´re´s par le compilateur Esterel, a fortiori s’ils proviennent de programmes
SyncCharts ou autres, n’e´chappent probablement pas a` la re`gle. De plus, la section suivante
pre´sente une fonctionnalite´ qui peut conduire a` des registres redondants. Ces registres re-
dondants seront automatiquement fusionne´s —a` couˆt pratiquement nul— par l’AIGraph.
La compression a` la vole´e des circuits analyse´s n’e´tait donc pas l’objectif recherche´,
d’autant plus que l’AIGraph, dans les travaux d’Andreas Kuehlmann et al., est cense´
eˆtre utilise´ en conjonction avec d’autres techniques permettant de compresser les circuits.
Nos expe´riences semblent cependant indiquer une le´ge`re simplification du circuit, ce qui a
un impact sur la consommation de variables de BDDs.
Nous avions donc choisi l’AIGraph essentiellement pour sa simplicite´ : c’est une struc-
ture de donne´es tre`s versatile qui facilite l’imple´mentation de la plupart des analyses de
circuits. Nous envisageons de ge´ne´raliser son utilisation a` nos outils d’analyse explicite ou
hybride implicite/explicite de circuits (Chapitres 4 et 5), ce qui permettrait de simplifier
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les algorithmes de stabilisation des circuits qui y sont mis en œuvre.
3.6 Ve´rification formelle en boˆıte blanche ou noire
La ve´rification formelle par observateurs [HLR93] (cf. 2.10, p. 44) consiste a` exe´cuter,
en paralle`le du mode`le a` ve´rifier, un ou des modules dont les entre´es sont celles du mode`le
observe´ ainsi que ses sorties, dont la correction est controˆle´e.
Initialement, l’instanciation des observateurs e´tait a` la charge de l’utilisateur. Les ob-
servateurs pouvaient tout autant eˆtre exe´cute´s en paralle`le au plus haut niveau du mode`le
observe´ ou plus profonde´ment dans l’arbre d’instanciation des modules. Les signaux e´mis
par l’observateur devaient toutefois faire partie de l’interface du mode`le, de fac¸on a` eˆtre
visibles par le ve´rifieur. Cette me´thodologie de ve´rification est dite en boˆıte blanche : l’ob-
servateur peut avoir acce`s aux entre´es et aux sorties primaires du mode`le observe´, mais
aussi a` toute donne´e (signaux locaux, variables, etc.) visibles dans sa porte´e d’instancia-
tion. L’approche en boˆıte blanche ame`ne par contre l’inconve´nient que le mode`le doit eˆtre
compile´ diffe´remment selon qu’il est destine´ a` la production ou a` la ve´rification formelle,
autrement dit s’il doit inte´grer ou non les observateurs.
Comme nous l’avons vu en 3.3.4 (p. 58), le caˆblage des modules exe´cute´s en paralle`le
a tendance a` lier les supports des modules paralle´lise´s. Or, la ve´rification formelle par
observateur revient ge´ne´ralement a` des paralle´lisations au plus haut niveau. Dans le cas
ou` l’observateur ne ve´rifie en fait qu’une petite partie du circuit, il se peut que le sweeping
soit sans effet et que l’on doive calculer l’espace d’e´tats atteignables du circuit avec tous
ses registres.
Pour s’affranchir de ce proble`me, nous proposons de compiler les observateurs se´pare´-
ment, l’e´dition de liens e´tant alors effectue´e par le ve´rifieur formel et non plus par le
compilateur Esterel. Cette approche est dite en boˆıte noire parce que l’observateur n’a
acce`s qu’aux entre´es et aux sorties primaires du mode`le observe´. Elle permet d’accroˆıtre le
champs d’action du sweeping et de ne pas ne´cessiter diffe´rentes compilations selon que le
mode`le doit eˆtre ve´rifie´ ou produit.
Enfin, si les observateurs ont des structures d’imple´mentation similaires (des boucles
d’attentes de signaux par exemple), ils auront probablement des registres de pauses e´quiva-
lents entre eux, mais aussi e´quivalents a` certains registres de pause du mode`le observe´.
La structure d’AIGraph vue a` la section pre´ce´dente permet de fusionner ces registres
redondants a` couˆt pratiquement nul.
3.7 Bounded Model Checking
Le Bounded Model Checking consiste a` ne calculer l’espace d’e´tats atteignables du
mode`le que jusqu’a` une certaine profondeur et, en conse´quence, a` ne ve´rifier le mode`le que
jusqu’a` cette profondeur. Cette technique est utile pour permettre, notamment au de´but
des de´veloppements, de limiter la profondeur d’analyse pour en diminuer le couˆt : on ne
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cherche alors qu’a` ve´rifier la surface du mode`le, ce qui permet de de´tecter les erreurs les
plus facilement atteignables. Cette technique peut eˆtre obligatoire pour les SAT solvers
qui ne savent pas de´couvrir par eux-meˆme le diame`tre du mode`le, ou qui ne savent le faire
qu’avec un surcouˆt encore inadmissible.
Notre outil propose une telle fonctionnalite´. De`s lors, il semblerait inte´ressant d’essayer
de tirer partie de la limitation de profondeur d’analyse pour re´duire le couˆt de celle-ci.
A la manie`re du sweeping (cf. 3.1.1, p. 49), qui spe´cialise le circuit analyse´ en fonction
des proprie´te´s a` ve´rifier, nous aimerions spe´cialiser le circuit en fonction de la profondeur
conside´re´e. Cela revient a` faire disparaˆıtre les registres qui n’interviennent pas dans les
niveaux de profondeur conside´re´s et ne deviennent actifs que dans les instants ulte´rieurs,
et a` les remplacer par une constante.
Malheureusement, comme nous l’avons vu en 3.3.4 (p. 58), la majorite´ des registres
sont a` tre`s faible profondeur dans les circuits ge´ne´re´s par le compilateur Esterel v5. Cette
optimisation sera donc a` reconside´rer en fonction des ame´liorations apporte´es au caˆblage
des circuits par la version v7 du compilateur Esterel...
3.8 Inge´nierie d’evcl et de la librarie TiGeREnh
3.8.1 Fournitures d’information supple´mentaires a` des e´couteurs
Le pilotage de la librairie TiGeREnh se fait de manie`re standard par appels de me´thodes,
les re´sultats des calculs e´tant retourne´s par ces me´thodes.
Toutes les informations supple´mentaires que la librairie est susceptible de fournir,
comme par exemple des de´tails concernant la progression des calculs, se font selon le prin-
cipe des e´couteurs (listeners) : tout module inte´resse´ par de telles informations s’enregistre
comme e´couteur aupre`s de la librairie en fournissant une instance de la classe d’e´couteur
ade´quate. Les diffe´rentes me´thodes de cette classe seront invoque´es au moment opportun,
avec les informations disponibles. Cette technique permet d’accroˆıtre de manie`re notable
la versatilite´ de la librairie, puisqu’elle de´tache celle-ci de toute ne´cessite´ de connaˆıtre les
modules auquels elle doit communiquer des informations.
Par exemple, evcl pilote la librarie par appels de me´thodes et transmet a` l’utilisateur
les re´sultats demande´s par affichage sur la sortie standard ou dans des fichiers (comme pour
les contre-exemples). Si l’utilisateur a active´ le mode verbeux, diffe´rents e´couteurs dont la
seule taˆche consiste a` afficher sur la sortie d’erreur standard les informations qui leurs sont
fournies sont enregistre´s aupre`s de la librairie. De manie`re similaire, il est possible d’activer
la production de fichiers XML permettant de conserver ces meˆmes informations. Un script
PHP trivial permet alors l’extraction de ces donne´es et leur conversion en tableaux au format
standard CSV (comma separated values), directement utilisables par ExcelTM r© c©A ou tout
autre tableur/grapheur.
Ce choix d’architecture avait aussi e´te´ fait dans le but de permettre le de´veloppement
rapide d’une interface graphique facilitant l’utilisation de l’outil...
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3.8.2 Ve´rification (informelle) du ve´rifieur
Les outils de ve´rification formelle ayant pour objectif de valider ou d’invalider de
fac¸on de´finitive les mode`les qui leur sont soumis, il importe de mettre en œuvre tous les
moyens raisonnables pour garantir leur correction : il n’est gue`re concevable qu’il subsiste
la moindre part de doute dans les algorithmes utilise´s ou leur imple´mentation.
Notre outil evcl et la librairie qu’il pilote, TiGeREnh, sont e´crit en C++. La librairie de
BDDs embarque´e, TiGeR, est e´crite en C. La ve´rification formelle de programmes de telle
taille, a fortiori e´crits dans de tels langages ge´ne´riques, n’est toujours pas envisageable
dans un avenir proche. De plus, les outils a` base de BDDs, friands d’arithme´tique de
pointeurs et de manipulations de donne´es au niveau des bits, ne peuvent se contenter d’un
sous-ensemble ve´rifiable du langage. Il existe certes diffe´rentes tentatives d’utilisation de
prouveurs de the´ore`mes comme Coq [Tea02] pour la ve´rification d’algorithmes mis en œuvre
par exemple dans les outils de ve´rification formelle [AM00]. Ne´anmoins, le manque actuel
d’automatisation des prouveurs de the´ore`mes et l’importance de l’investissement requis
pour permettre aux prouveurs de the´ore`mes d’interpre´ter correctement des structures de
donne´es souvent complexes [BMZ02] impliquent que de telles taˆches doivent eˆtre effectue´es
dans une the`se se´pare´e...
De ce fait, notre outil de ve´rification formelle n’est actuellement valide´ que de manie`re
informelle, selon deux approches comple´mentaires : par auto-controˆle de l’outil et des li-
brairies et par controˆle externe des re´sultats produits.
L’auto-controˆle du programme est re´alise´ selon des paradigmes de programmation
de´fensive usuels, plus pre´cisemment ceux de la programmation par contrat (Design by
Contract) [Mey88, Mey91], bien que le langage C++ ne facilite gue`re la mise en œuvre de
tels me´canismes. Nous nous attachons donc, au sein meˆme des imple´mentations, a` ve´rifier
en permanence la validite´ des donne´es manipule´es. En sortie des fonctions, nous nous ef-
forc¸ons autant que faire se peut de controˆler la validite´ des re´sultats retourne´s en ve´rifiant
les proprie´te´s notables que ces donne´es sont cense´es avoir. Il est alors commun de constater
des diffe´rences de performances de plusieurs ordres de grandeur entre les versions de nos
outils avec ou sans controˆles internes. Ainsi, une exe´cution de nos outils qui ne le`ve pas
d’assertion est de´ja` un bon gage de cre´dibilite´ des re´sultats produits.
Cette confiance est renforce´e par un banc de test que nous avons re´alise´ en PHP. Ce banc
de test se charge d’initier la ve´rification formelle de diffe´rents programmes et de controˆler
la validite´ des re´sultats produits, dont notamment :
– la terminaison correcte de l’outil ;
– la validite´ des analyses des proprie´te´s (re´futables ou non) ;
– le re´alisme des e´ventuels contre-exemples ;
– la cohe´rence des repre´sentations internes des circuits, quelle qu’ait e´te´ la me´thode de
construction (cf. 3.5, p. 64) ;
– la correction du cardinal de l’espace d’e´tats atteignables ;
– la correction du cardinal des ensembles d’e´tats atteignables aux diffe´rents niveaux de
profondeurs.
Ce banc de test pourrait encore eˆtre ame´liore´ en ve´rifiant les BDDs des espaces d’e´tats
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atteignables totaux ou a` chaque niveau de profondeur. De meˆme, il serait possible de
controˆler que les espaces d’e´tats atteignables ge´ne´re´s en remplac¸ant certaines variables
d’e´tats par des entre´es libres ou en abstrayant certaines variables a` l’aide d’une logique
trivalue´e soient bien des sur-ensembles de l’espace d’e´tats atteignables du mode`le original.
3.9 Ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives
La ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives permet de controˆler la conformite´ de
deux imple´mentations a` diffe´rents niveaux d’abstraction. Par exemple, il est possible de
mode´liser une application en langage de haut-niveau (comme les SyncCharts), pour la
vitesse de de´veloppement et la lisibilite´ du re´sultat, puis d’imple´menter cette application
en langage de plus bas niveau (comme VHDL, Verilog ou un langage proprie´taire), pour
la production. On ge´ne`re alors a` partir de la description de haut-niveau des se´quences de
tests exhaustives qui couvrent l’ensemble des comportements du mode`le. La re´action des
deux imple´mentations a` ces se´quences de tests doit concorder.
Nous n’avons pas e´tudie´ personnellement le proble`me de la ge´ne´ration de se´quences
de tests par des techniques purement implicites. Cela a e´te´ fait par Amar Bouali, au
sein d’Esterel Technologies, et nous pre´sentons l’approche qu’il a choisie. Comme nous
le verrons en 5.4 (p. 110), il nous semble pre´fe´rable d’aborder ce proble`me a` l’aide de
techniques hybrides implicites/explicites.
La solution propose´e vise la couverture comportementale du mode`le, selon diffe´rents
objectifs :
– Couverture d’e´tats : cette couverture garantit que tous les e´tats sont visite´s au moins
une fois par les tests.
– Couverture de transitions entre paires d’e´tats : cette couverture garantit que, s’il
existe une transition possible entre deux e´tats, elle sera emprunte´e au moins une
fois par les tests. S’il existe diffe´rentes transitions possibles entre deux e´tats (cf.
Figure 4.10(a), p. 95), une seule est emprunte´e.
– Couverture d’outputs : cette couverture garantit que tous les chemins directs —
autrement dit sans cycles— conduisant a` l’e´mission d’un certain output sont ge´ne´re´s.
Afin de s’assurer que les se´quences de tests ge´ne´re´es automatiquement demeurent
compre´hensibles par le de´veloppeur, deux types de se´quences sont propose´es :
– Se´quences courtes : la longueur de chaque se´quence ne peut eˆtre supe´rieure au
diame`tre du mode`le.
– Se´quences longues : les se´quences peuvent eˆtre plus longues que le diame`tre du
mode`le, mais leur longueur peut eˆtre limite´e a` la demande.
La ge´ne´ration de tests se fait en deux temps :
1. Dans un premier temps, l’espace d’e´tats atteignables du mode`le est calcule´. Pour le
cas spe´cifique de la couverture de transitions, il est ne´cessaire de construire le graphe
des paires d’e´tats entre lesquels une transition est possible.
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2. Dans un second temps, ces graphes sont parcourus en arrie`re a` partir des profon-
deurs les plus basses afin de ge´ne´rer les se´quences d’entre´es les couvrant. Les par-
cours en arrie`re sont re´alise´s par des calculs d’images inverses, dont les re´sultats sont
me´morise´s dans des structures de me´moire cache.
Dans cette approche de la ge´ne´ration de se´quences de tests, les techniques mises en œuvre
sont purement symboliques. L’espace d’e´tats atteignables est calcule´ de manie`re usuelle
comme nous l’avons vu en 2.9 (p. 38). Les e´tats ou les paires de transitions visite´es sont
stocke´s dans des BDDs.
En pratique, les couˆts en temps et en me´moire de calcul de l’espace d’e´tats atteignables
du mode`le et la taille des se´quences ge´ne´re´es limitent la ge´ne´ration de se´quences de tests
exhaustives aux mode`les de taille moyenne, voire a` des sous-modules du mode`le. Cela est
d’autant plus vrai pour la couverture de transitions, qui ne´cessite de doubler le nombre de
variables d’e´tats implique´es dans le calcul d’espace d’e´tats atteignables.
Pour de nombreuses raisons, nous ne pensons pas qu’une approche purement implicite
soit approprie´e a` la ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives.
Certes, les calculs d’espaces d’e´tats atteignables sont ge´ne´ralement beaucoup moins
couˆteux avec les techniques implicites qu’avec les techniques explicites. Cette diffe´rence de
couˆt n’est probablement plus la meˆme dans le cadre de la couverture de transitions, ou`
les techniques implicites imposent de doubler le nombre de variables de BDDs implique´es.
De plus, doubler ce nombre de variables ne permet de conserver qu’une information encore
grossie`re sur la structure des transitions entre e´tats : cela permet d’indiquer uniquement si
une transition entre deux e´tats est possible. Connaˆıtre plus finement la structure des tran-
sitions entre e´tats ne´cessiterait en plus de conserver dans les BDDs les variables d’entre´es,
ce qui ferait encore empirer les couˆts de construction des graphes de transitions. Avec les
techniques explicites, les diffe´rences de couˆt pour l’obtention d’informations de diffe´rente
granularite´ concernant la structure des transitions entre e´tats est beaucoup moins marque´e.
De plus, en terme d’imple´mentation, la repre´sentation en intention de l’espace d’e´tats
atteignables ne facilite pas l’exploration de celui-ci. Il est ne´cessaire de stocker de nom-
breuses informations comme les e´tats ou les transitions couvertes dans des BDDs se´pare´s,
sans cesse mis a` jour par des ope´rations au couˆt non constant. De meˆme, la ge´ne´ration
de valuations d’entre´es permettant la transition d’un e´tat a` un autre se fait par des cal-
culs d’image inverses couˆteux. La me´morisation dans des structures de me´moire cache des
re´sultats de ces calculs d’images inverses e´vite certes de re´pe´ter sans cesse les meˆmes calculs
mais n’e´vite pas le couˆt des premiers calculs.
Enfin et surtout, la ge´ne´ration de se´quences de tests implique de manie`re intrinse`que
une exploration e´nume´rative de la structure de l’espace d’e´tats atteignables : l’inconve´nient
principal des techniques explicites n’en est donc plus un de`s lors que l’e´nume´ration devient
incontournable.
Un outil de ge´ne´ration de se´quences de tests par une approche purement explicite a e´te´
de´veloppe´ par une des e´quipes de consultants d’Esterel Technologies (cf. 4.4, p. 101). Leur
approche est base´e sur l’analyse des automates explicites produits par notre ge´ne´rateur
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d’automates pre´sente´ en 4.1.6 (p. 91). Les expe´riences mene´es ont e´te´ concluantes bien
que cette approche soit loin d’eˆtre optimale. En effet, il n’est pas ne´cessaire de ge´ne´rer
un automate explicite repre´sentant comple`tement le syste`me pour ge´ne´rer des se´quences
de tests exhaustives. Nous proposons en 5.4 (p. 110) des techniques moins couˆteuses et
plus en ade´quation avec les objectifs de couverture des se´quences de tests, base´es sur une
approche hybride implicite/explicite de l’exploration d’espaces d’e´tats atteignables.
3.10 Conclusion
Nous avons pre´sente´ dans ce chapitre un nouvel outil de ve´rification formelle base´ sur
des techniques implicites. Cet outil propose plusieurs techniques permettant de re´duire le
nombre de variables implique´es dans les calculs d’espaces d’e´tats atteignables, notamment :
– le remplacement de certaines variables d’e´tats par des entre´es libres : cette technique
usuelle permet de supprimer des variables des BDDs d’espaces d’e´tats atteignables
et de re´duire le nombre de substitutions a` effectuer mais ne re´duit pas le nombre de
quantifications existentielles ;
– l’abstraction de certaines variables a` l’aide d’une logique trivalue´e : cette technique
e´tend la pre´ce´dente en faisant comple`tement disparaˆıtre les variables abstraites de
tous les BDDs, meˆme interme´diaires, et re´duit a` la fois le nombre de substitutions et
de quantifications existentielles a` effectuer ;
– la prise en charge, a` l’inte´rieur du ve´rifieur, de l’e´dition de lien des observateurs
et du mode`le observe´ : cette technique permet de s’affranchir de liaisons excessives
et pe´nalisantes ge´ne´re´es par le compilateur Esterel entre les diffe´rentes parties des
circuits et d’augmenter le rayon d’action du sweeping.
Comme le remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libres ou l’abstraction de
variables a` l’aide d’une logique trivalue´e calculent des sur-approximations de l’espace d’e´tat,
nous proposons d’utiliser des informations structurelles concernant les mode`les —fournies
par le compilateur Esterel— afin de re´duire cette sur-approximation.
Bien qu’a` l’heure actuelle notre imple´mentation du calcul d’espace d’e´tats a` l’aide
d’une logique trivalue´e ne soit gue`re optimise´e —essentiellement, nous ne partitionnons
pas les calculs d’images—, l’abstraction de variables s’ave`re de´ja` eˆtre notablement plus
efficace dans certains cas que la technique usuelle de remplacement de variables d’e´tats
par des entre´es libres. Adapter dans nos calculs d’images trivalue´s les diffe´rentes tech-
niques adopte´es ces dix dernie`res anne´es dans le domaine des calculs d’images de fonctions
purement boole´ennes permettrait d’ame´liorer encore les performances de cette technique.
Aussi, notre outil de´pend de l’utilisateur pour la se´lection des variables a` abstraire. En
pratique, cela semble aise´ a` de´terminer pour quelqu’un maˆıtrisant le mode`le, a fortiori s’il
dispose d’une vue arborescente de la structure du mode`le. Ne´anmoins, l’automatisation
de la se´lection des variables a` abstraire demeure a` approfondir : les techniques que nous
avons envisage´es ne sont par encore applicables aux circuits ge´ne´re´s par le compilateur
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Esterel en version 5. Il conviendrait de les e´tudier de nouveaux sur la prochaine version
du compilateur mais aussi de chercher de nouvelles heuristiques.
Enfin, rappelons que cette technique d’abstraction de variables est comple`tement or-
thogonale a` de nombreuses autres. Par exemple, le partitionnement des mode`les visant a`
ne calculer que l’espace d’e´tats atteignables de partitions du mode`le et de combiner ces es-
paces d’e´tats atteignables par la suite : cette strate´gie remplace les registres ne faisant pas
partie de la partition en cours d’analyse par des entre´es libres. Il pourrait eˆtre inte´ressant
d’appliquer a` cette technique les re´sultats de nos travaux sur l’abstraction de variables a`
l’aide d’une logique trivalue´e.
Chapitre 4
Approche explicite
Les approches explicites de l’analyse de circuits sont base´es sur une e´nume´ration des
e´tats atteignables du syste`me, ces e´tats e´tant stocke´s et manipule´s en extension.
Par rapport aux techniques implicites a` base de BDDs, les approches explicites souffrent
de certains de´fauts qui en limitent le domaine d’application. La repre´sentation explicite
des e´tats atteignables occupe souvent un espace me´moire important, mais qui a l’avantage
d’eˆtre pre´visible. De meˆme, l’analyse individuelle des e´tats implique souvent des de´bits
d’analyses —le nombre d’e´tats analyse´s par unite´ de temps— plus faibles.
Ne´anmoins, a` l’inverse des approches implicites a` base de BDDs, ou` les couˆts des ana-
lyses sont fort peu pre´visibles, la progression des calculs dans les approches explicites est
souvent tre`s re´gulie`re. De plus, les approches explicites permettent une analyse plus fine
des transitions du syste`me, ce qui permet la ge´ne´ration d’automates. Aussi, les techniques
explicites ne sont sensibles au nombre de variables d’e´tats que selon un facteur line´aire.
Nos travaux sur les techniques explicites ont de´bute´ par la ge´ne´ration d’automates a`
partir des circuits ge´ne´re´s par le compilateur Esterel. L’ancien ge´ne´rateur d’automates
explicites, datant de la version 4 du compilateur, conside´rait les circuits comme des listes
d’e´quations a` re´soudre line´airement (cf. 2.5, p. 31). Cela ne´cessitait au minimum un tri
topologique pre´alable, voire une de´cyclisation du circuit, processus potentiellement tre`s
couˆteux a` la fois en temps et en me´moire.
Or, travailler sur un circuit acyclique n’est pas ne´cessaire : selon la se´mantique construc-
tive [Ber99] du langage Esterel, un circuit est constructif si, pour peu que l’on maintienne
ses entre´es e´lectriquement stables durant un temps suffisant, toutes les portes qui le consti-
tuent se stabilisent a` leur tour en un temps fini. Cette de´finition est indiffe´rente aux cycles.
Nous avons donc de´veloppe´ un nouveau moteur d’e´valuation explicite de circuits, com-
ple`tement conforme avec la se´mantique constructive du langage, pre´sente´ dans la section
suivante. La section 4.2 pre´sente l’utilisation de ce moteur a` des fins de ge´ne´ration d’auto-
mates explicites. La section 4.3 pre´sente son utilisation a` des fins de ve´rification formelle.
Enfin, la section 4.5 pre´sente une conclusion sur les approches explicites.
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4.1 Le nouveau moteur d’e´valuation explicite de cir-
cuits
En respect avec la se´mantique constructive du langage Esterel, le nouveau moteur
d’e´valuation explicite de circuits ne conside`re plus les circuits comme des listes trie´es de
portes logiques (nets) mais comme des graphes oriente´s arbitraires, e´ventuellement cy-
cliques. L’algorithme de base simule la propagation du courant e´lectrique au travers des
portes, jusqu’a` la stabilisation e´lectrique du circuit.
4.1.1 Portes logiques
Nous conside´rons les portes logiques comme des objets en attente de messages indiquant
la valeur de leurs pre´de´cesseurs, qui calculent leur propre valeur a` partir de ces informa-
tions, puis informent a` leur tour leurs successeurs de leur valeur. A partir de valuations
spe´cifie´es des registres et des entre´es du circuit, la propagation s’effectue jusqu’a` ce que la
totalite´ du circuit soit e´value´e. S’il demeure des portes non stabilise´es alors qu’il n’y a plus
d’information a` propager, le circuit est rejete´ comme non-constructif.
Cet algorithme est line´aire en fonction du nombre de litte´raux dans les e´quations. Il ne
peut boucler inde´finiment dans la mesure ou` la valeur d’une porte ne peut plus changer
de`s lors qu’elle est re´solue.
Les re`gles d’e´valuation des portes logiques sont habituelles :
– une porte ou transmet la valeur vrai de`s qu’une de ses entre´es est e´value´e a` vrai, la
valeur faux lorsque toutes ses entre´es sont value´es a` faux ;
– une porte et transmet la valeur faux de`s qu’une de ses entre´es est e´value´e a` faux, la
valeur vrai lorsque toutes ses entre´es sont value´es a` vrai ;
– une porte non transmet imme´diatement la ne´gation de la valeur de son pre´de´cesseur.
Les portes plus e´volue´es apparues dans la version 7 du compilateur Esterel (e´galite´,
implication, e´quivalence, exclusion, xor et pla) se de´rivent aise´ment des portes pre´ce´dentes1.
Notons que l’utilisation d’un graphe de portes limite´es a` des portes et binaires et
d’inverseurs (cf. 3.5.3, p. 66) permettrait d’unifier les diffe´rentes portes et de simplifier
l’algorithme de stabilisation du circuit de´crit plus loin. Cela n’a pas encore e´te´ fait mais
est envisage´.
4.1.2 Algorithme de base
Pour que l’e´valuation du circuit soit exhaustive, nous devons conside´rer toutes les va-
luations possibles des entre´es du circuit.
De manie`re re´cursive, on construit l’arbre de de´cision en choisissant une premie`re va-
leur (faux, par exemple) pour une entre´e qui n’a pas encore e´te´ fixe´e, puis on propage
1D’autant plus que, en vertu des lois de De Morgan, un seul des couples de fonctions (et,non) et (ou,non)
e´tait de´ja` suffisant.
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cette valeur ; une fois la re´cursion termine´e, on recommence (backtrack) avec l’autre valeur
possible (en l’occurrence, vrai).
Une fois le circuit stabilise´, les valeurs des registres constituent la signature d’un e´tat
accessible du circuit. Cette signature, le vecteur de valuation des registres, peut alors servir
de cle´ de hachage pour la table stockant les e´tats connus. Les e´tats qui n’ont pas encore e´te´
traite´s sont ajoute´s dans une file de traitement, sur laquelle on ite`re jusqu’a` ce que tous
les e´tats accessibles aient e´te´ comple`tement e´value´s (Algorithme 4.1).
1 Propager les constantes
2 Tant qu’il y a des e´tats non analyse´s dans la file
3 Retirer un e´tat non analyse´ de la file et le propager
4 Tant que le circuit n’est pas stabilise´
5 Si il existe au moins une entre´e non traite´e
6 Choisir une entre´e (ou un test) non traite´e
7 Propager la valeur faux pour cette entre´e et re´cursion en 4
8 Propager la valeur vrai pour cette entre´e et re´cursion en 4
9 Sinon le circuit n’est pas constructif
10 Si l’e´tat atteint est nouveau, l’ajouter dans la file
Algorithme 4.1: Algorithme de base du moteur d’e´valuation explicite de circuits
4.1.3 Complexite´ de l’algorithme
Les me´triques majeures dans l’analyse de la complexite´ de cet algorithme, ainsi que les
me´triques que nous utiliserons par la suite sont :
– inputs, le nombre de signaux d’entre´es ou de tests du circuit. Notons que, par la
suite, nous confondrons signaux d’entre´es et tests.
– e´tats, le nombre d’e´tats atteignables du circuits.
– litte´raux, le nombre de litte´raux du circuit.
– registres, le nombre de registres du circuit.
– outputs, le nombre d’outputs du circuit. Notons que, selon l’objectif de l’analyse,
nous pouvons eˆtre amene´s a` conside´rer comme outputs plus ou moins de portes qu’il
n’y a re´ellement d’outputs du circuit. Par exemple, dans le cadre d’une ge´ne´ration
d’automate (cf. 4.2, p. 92), les portes activant des actions de manipulation de donne´es
sont aussi conside´re´s comme outputs du circuit. Inversement, dans le cadre de la
ve´rification formelle d’un circuit (cf. 4.3, p. 100), seuls les outputs des observateurs
sont pris en conside´ration.
Dans le pire des cas, la phase de propagation des constantes n’a que tre`s peu d’effets. On
conside`rera donc qu’elle n’a qu’un couˆt constant. La ligne 2 indique que le nombre d’e´tats
atteignables de la machine intervient de manie`re line´aire dans la complexite´ de l’algorithme.
Les lignes 7 et 8 indiquent une double re´cursion, dont la profondeur maximale correspond
au nombre de signaux d’entre´es du circuit. Les diverses propagations (lignes 1, 3, 7 et 8)
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ont, dans le pire des cas, un couˆt line´aire en fonction du nombre de litte´raux (une fois que
la valeur d’un litte´ral est calcule´e, elle ne peut plus e´voluer).
Ainsi, on peut exprimer la complexite´ de l’algorithme 4.1 comme e´tant d’ordre
O
(
e´tats ∗ 2inputs ∗ litte´raux)
dans le pire des cas.
On retrouve clairement l’explosion combinatoire selon le nombre d’entre´es entrevue
en 2.2 (p. 23), que nous traiterons en premier lieu. Nous verrons en 4.1.5 (p. 88) comment
re´duire les facteurs line´aires de complexite´.
4.1.4 Re´duction de l’explosion combinatoire
Utilisation des relations entre les entre´es du circuit
Le langage Esterel donne a` l’utilisateur la possibilite´ de spe´cifier des relations entre
les signaux d’entre´es du programme. Ces relations expriment des restrictions sur l’envi-
ronnement dans lequel le programme sera execute´, en l’occurence des exclusions ou des
implications entre signaux. De telles relations sont tre`s fre´quemment utilise´es dans les pro-
grammes traite´s par le compilateur Esterel, notamment pour indiquer au compilateur
l’encodage imple´mente´ par certains faisceaux d’entre´es (encodage one-hot par exemple).
Ne pas prendre en compte ces relations conduirait a` exe´cuter le programme dans des
configurations pour lesquelles il n’a pas e´te´ pre´vu. D’autre part, les relations peuvent
re´duire le nombre de signaux d’entre´es sur lesquels s’applique le facteur exponentiel, de`s lors
que le choix d’une valeur pour un signal intervenant dans une relation va potentiellement
de´terminer la valeur d’autres signaux. Par exemple, avec les relations I3⇒ I2 et I2⇒ I1,
les signaux I2 et I1 sont de´duits a` vrai dans la branche ou` I3 est vrai, et les signaux I3 et
I2 sont de´duits a` faux dans la branche ou` I1 est faux (contrapose´es).
Dans la version 5 du langage Esterel, les ope´rateurs admis dans les expressions de re-
lations sont l’implication (ope´rateur binaire) et l’exclusion (ope´rateur n-aire). Dans notre
moteur d’e´valuation explicite de circuits, les relations sont repre´sente´es sous la forme d’un
graphe oriente´ arbitraire, dont les nœuds sont des signaux d’entre´es, et les arcs des im-
plications de valeurs. Les arcs de ce graphe sont e´tiquete´s a` leur source par les valeurs
des signaux d’entre´es auxquelles ces implications s’appliquent et, a` leur cible, par la va-
leur que doit ne´cessairement prendre le signal d’entre´e cible. La Figure 4.1 pre´sente un tel
graphe pour les implications I3 ⇒ I2, I2 ⇒ I1 et l’exclusions entre les signaux I1, I4 et
I5. Une telle repre´sentation permet la de´termination en temps constant des conse´quences
d’un choix sur la valeur d’un signal d’entre´e, et dans n’importe quel ordre. La construc-
tion d’un tel graphe se fait en temps et en espace constants pour les implications : un arc
pour l’implication elle-meˆme et un autre arc pour la contrapose´e. Par contre, les exclusions
ne´cessitent un temps de traitement et un espace quadratiques, puisque chaque signal est
mis en correspondance avec tous les autres. Ne´anmoins, la phase de construction du graphe
de relations demeure toujours tre`s rapide en pratique.
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Figure 4.1: Graphe de relations entre entre´es
Expansion des compteurs
En Esterel, les constructions de re´pe´titions (await n expr, repeat n times, ...)
ge´ne`rent par de´faut des compteurs, de´cre´mente´s a` la fin de chaque ite´ration jusqu’a` ce
qu’ils atteignent 0.
La Figure 4.2 pre´sente le circuit ge´ne´re´ a` partir du Programme 4.1. Avant que la
boucle ne de´marre, la variable stockant le compteur est initialise´e a` la valeur spe´cifie´e (en
l’occurrence : 3). Si celle-ci n’est pas nulle, l’inte´rieur de la boucle est exe´cute´, puis le
compteur est de´cre´mente´ via l’action dsz (Decrement and Skip on Zero), qui indique alors





5 repeat 3 times





Programme Esterel 4.1: Counters
Lorsque le moteur d’analyse explicite de circuits rencontre un test de nullite´, il conside`re
a` tout instant que ce test peut tout autant retourner vrai que faux. Cela a pour effet de
de´synchroniser fortement des parties de programmes que l’utilisateur voulait synchronise´es.
Le relaˆchement des contraintes sur les compteurs augmente donc le degre´ de liberte´ du
mode`le, ce qui peut conduire a` une explosion combinatoire de l’analyse du mode`le. De
manie`re similaire a` ce que nous avons vu en 3.3.1 (p. 52), ce relaˆchement de contraintes
peut de´clencher un effet “boule de neige” : des e´tats non atteignables sont trouve´s a` tort
atteignables, ces e´tats conduisent a` leur tour a` des e´tats qui peuvent ne pas eˆtre re´ellement
atteignables, etc.
A partir de la version 5 98 du compilateur Esterel, il est possible d’expanser les comp-
teurs : un compteur de´marrant a` n est alors remplace´ par une combinaison de dlog2 (n)e
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Figure 4.2: Le circuit du Programme 4.1 sans expansion des compteurs
registres2. Le remplacement des compteurs permet donc de respecter les synchronisations
de´sire´es par l’utilisateur, de re´tablir le degre´ de liberte´ du mode`le, mais au prix de l’aug-
mentation du nombre de registres. S’il n’est pas clair que le remplacement des compteurs
par des registres soit syste´matiquement inte´ressant pour le calcul d’espace d’e´tats avec
des BDDs, cela semble l’eˆtre pour l’approche explicite. Effectivement, le remplacement des
compteurs par des registres ne fait qu’ajouter des bits aux vecteurs identifiant les e´tats et
augmenter le couˆt de certaines analyses en fonction du logarithme de la valeur initiale du
compteur. Cela semble largement pre´fe´rable a` l’explosion combinatoire, voire indispensable
comme le montrent les expe´rimentations sur le programme Testbench (cf. 6.7, p. 147).
Partitionnement des entre´es du circuit
En fonction de l’e´tat en cours d’analyse, certaines entre´es du circuit n’ont pas d’influence
sur son comportement et ne devraient donc pas intervenir dans cette analyse.
En terme de portes logiques, cela signifie que la condition d’activation du test de
pre´sence ou d’absence d’une entre´e est de´termine´e par un registre (ou une combinaison
de registres) qui s’e´value a` faux (cf. Figure 3.3, p. 52). Par exemple, dans le cas trivial
d’une se´quence d’instructions non instantane´es, les diffe´rents registres alimentant ces ins-
tructions seront tous exclusifs.
La de´tection des entre´es non influentes se fait, apre`s propagation des valeurs des re-
gistres de´terminant l’e´tat en cours d’analyse, par un parcours arrie`re en profondeur du
graphe repre´sentant le circuit, a` partir de chacune des portes dont la valeur finale est impor-
tante (outputs, registres, actions, ...). Lorsqu’une porte de´ja` re´fe´rence´e comme atteignant
une porte importante est de nouveau atteinte, la re´cursion en cours peut-eˆtre interrompue.
Cette analyse n’a donc qu’un couˆt line´aire en fonction du nombre de portes du circuit. Les
2Cela e´tait de´ja` possible depuis longtemps pour la sortie BLIF, soit plus en aval dans la chaˆıne de
compilation.
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entre´es non visite´es lors de ce parcours ne participent pas aux calculs de valeurs de ces
portes, et elles ne doivent pas eˆtre se´lectionne´es a` la ligne 6 de l’algorithme 4.1.
Cette analyse, encore ame´liore´e dans la section suivante, apporte de´ja` une e´norme
re´duction du temps de calcul.
Ponde´ration des entre´es du circuit
L’analyse des entre´es influentes peut eˆtre mene´e plus en avant en calculant une ponde´ra-
tion de cette influence. Le crite`re que nous avons retenu est le nombre de portes importantes
(outputs, registres, actions, ...) pouvant eˆtre influence´es par chaque entre´e. L’ide´e est d’ef-
fectuer en premier lieu des branchements sur les entre´es les plus de´cisives de l’e´tat en cours
d’analyse. On espe`re ainsi que ces branchements anticipe´s permettront d’e´viter d’autres
branchements ulte´rieurs sur des entre´es ayant moins d’influence.
Similairement au partitionnement pre´ce´dent, la ponde´ration des entre´es se fait par
parcours arrie`re en profondeur du graphe repre´sentant le circuit, toujours a` partir des
portes dont la valeur finale est importante. Cette fois-ci, le nombre de portes importantes
atteignables doit eˆtre accumule´, donc chacun des parcours successifs peut-eˆtre amene´ a`
revisiter les meˆmes portes. Cette analyse n’est donc plus line´aire mais quadratique dans
le pire des cas. Dans la pratique, le pire des cas est toujours loin d’eˆtre atteint, et cette
analyse se re´ve`le eˆtre assez peu couˆteuse.
L’exemple de l’arbitre de bus de Robert de Simone [BdS92, BMdST96] (une version
simplifie´e de celui de Ken McMillan [McM92]) met bien en valeur la validite´ de cette
approche. Cet arbitre de bus imple´mente un protocole de type Token Ring, a` priorite´ tour-
nante. Il est constitue´ de cellules pouvant demander l’acce`s (exclusif) au bus a` n’importe
quel moment, l’e´quite´ et l’absence de famine e´tant garanties par une priorite´ tournante
a` chaque top d’horloge. Au premier instant, la premie`re cellule peut obtenir l’acce`s dans
l’instant, si elle le de´sire, en priorite´ sur toutes les autres cellules ; la deuxie`me cellule ne
peut obtenir l’acce`s que si la premie`re ne le demande pas, et la dernie`re cellule ne peut
obtenir l’acce`s que si aucune autre ne le demande. Au second instant, la premie`re cellule
devient la moins prioritaire, la seconde cellule devient la plus prioritaire, etc.
Dans l’imple´mentation en Esterel, la cellule i de´sirant acce´der au bus e´met un signal
Reqi, et la cellule obtenant l’acce`s rec¸oit un signal Acki. L’automate re´sultant a autant
d’e´tats qu’il y a de cellules, chaque e´tat de´terminant la cellule la plus prioritaire. Chacune
des cellules pouvant demander l’acce`s au bus a` n’importe quel moment, on peut s’attendre
a` ce que chaque transition soit de taille 2n, n e´tant le nombre de cellules. Ne´anmoins,
de`s lors qu’une cellule de haute priorite´ demande l’acce`s au bus, les demandes d’acce`s
provenant des cellules de plus basse priorite´ sont ignore´es. Les requeˆtes des cellules de plus
haute priorite´ doivent donc eˆtre teste´es en premier, puisqu’elles de´terminent directement
le nouvel e´tat de la machine et qu’elles rendent inutiles les tests des cellules de plus basse
priorite´.
Applique´e a` cet exemple, la ponde´ration des entre´es du circuit permet la de´tection
de ce syste`me de priorite´, et les signaux de requeˆtes d’acce`s sont teste´s, pour chaque
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Figure 4.3: Arbitre de bus (a` 6 cellules)
e´tat, par ordre de´croissant de priorite´. L’automate re´sultant de l’analyse du circuit est
ainsi directement minimal, chaque transition ayant une forme de peigne, de taille line´aire
(Figure 4.4).
Dans la version actuelle du moteur d’e´valuation explicite de circuits, la ponde´ration
des entre´es est effectue´e par de´faut apre`s la propagation de l’e´tat en cours d’analyse.
Cette ponde´ration de´termine ainsi l’ordre dans lequel les entre´es seront teste´es pour la
totalite´ de l’instant. Afin d’essayer de minimiser encore plus le nombre de branchements
ne´cessaires a` l’analyse d’un e´tat, la ponde´ration des entre´es pourrait eˆtre mise a` jour avant
tout branchement ou, solution interme´diaire, re´gulie`rement tous les n branchements. Cette
approche gloutonne, qui propose donc d’effectuer plusieurs analyses de couˆts quadratiques
pour essayer de re´duire le facteur exponentiel, n’a pas e´te´ teste´e.
Le partionnement des entre´es apportait de´ja` un gain tre`s notable par rapport a` une
se´lection ale´atoire des entre´es a` propager (il ne pre´sente aucun inte´reˆt de chercher a` mesurer
cet apport). Le Tableau 4.1 pre´sente quelques mesures des gains apporte´s par la ponde´ration
des entre´es par rapport au simple partionnement. On constate que le temps passe´ a` calculer
les poids des entre´es pour chaque e´tat est toujours rentabilise´, souvent tre`s largement. La
re´duction de la consommation me´moire ne´cessaire aux donne´es de sauvegarde des portes
est souvent notable.
Constructivite´ faible
En respect de la se´mantique constructive [Ber99] du langage Esterel, un circuit est
constructif si, pour peu que l’on maintienne ses entre´es e´lectriquement stables durant
un temps suffisant, toutes les portes qui le constituent se stabilisent a` leur tour en un
temps fini. L’algorithme de base du moteur d’e´valuation explicite de circuit cherche donc
a` stabiliser toutes les portes, par branchements successifs sur les entre´es. S’il demeure
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Figure 4.4: Automate de l’arbitre de bus (a` 3 cellules)
mode`le ∅ e´tats
partitionnement ponde´ration
nœuds temps me´m. nœuds temps me´m.
ATDS-100-C2 15 81 353 0.04s 172Ko 267 -24% 0.04s ≈ 172Ko ≈
Wristwatch 9 41 1 408 0.04s 140Ko 1 350 -4% 0.04s ≈ 128Ko -9%
Arbiter12 12 13 794 0.36s 172Ko 288 ÷3 0.01s ÷36 172Ko ≈
Renault 11 161 11 819 0.90s 716Ko 9 451 ÷4 0.48s ÷2 484Ko -32%
TCINT 9 310 3 256 1.16s 248Ko 3 151 -3% 0.36s ÷3 248Ko ≈
Testbench 242 243 81 1.99s 340Ko 81 = 1.97s ≈ 340Ko ≈
TI 181 652 948 1 251 945 3h 25 164Mo 1 007 969 -19% 3h 25 ≈ 144Mo -12%
Tableau 4.1: Apports de la ponde´ration des entre´es
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des portes non e´value´es alors que toutes les entre´es ont e´te´ value´es, le circuit est rejete´
comme non constructif. Exiger que toutes les portes se stabilisent e´lectriquement peut donc
ne´cessiter des branchements sur toutes les entre´es, avec un couˆt strictement exponentiel en
O (2inputs).
Afin d’e´viter ce couˆt strictement exponentiel, nous proposons un relaˆchement de la re`gle
de constructivite´ des circuits : la constructivite´ faible. Le moteur ne cherche alors qu’a`
stabiliser les portes strictement ne´cessaires a` la poursuite de son analyse. Si l’on cherche
a` faire de la ve´rification formelle (cf. 4.3, p. 100), les portes ne´cessaires sont uniquement
les registres —qui de´terminent l’e´tat suivant— et les signaux des observateurs a` ve´rifier.
Si l’on cherche a` produire un automate explicite (cf. 4.2, p. 92), il faut y ajouter tous les
signaux de sorties ainsi que les portes d’actions. Ce sont ces meˆmes portes ne´cessaires,
“objectifs” de l’analyse, qui sont utilise´es pour la ponde´ration des entre´es (cf. 4.1.4, p. 81).
La constructivite´ faible permet donc d’e´viter d’avoir a` stabiliser des sous-ensembles
du circuit dont les sorties n’alimentent que des portes de´ja` stabilise´es. Cela permet donc
d’e´viter certains branchements et de re´duire le facteur sur lequel s’applique l’exponentielle.
Le Tableau 4.2 pre´sente quelques mesures des gains apporte´s par le relaˆchement de la
re`gle de constructivite´ sur diffe´rents mode`les. La constructivite´ faible peut apporter dans
certains cas des augmentations de performances conside´rables.
mode`le ∅ e´tats nœuds
constr. forte constr. faible
temps me´m. temps me´m.
Wristwatch 9 41 1 350 0.04s 128Ko 0.04s ≈ 128Ko ≈
ATDS-100-C2 15 81 267 0.15s 172Ko 0.04s ÷4 172Ko ≈
Arbiter12 12 13 288 0.27s 172Ko 0.01s ÷27 172Ko ≈
Renault 11 161 9 451 0.48s 484Ko 0.48s ≈ 484Ko ≈
Testbench 242 243 81 2.27s 340Ko 1.97s -13% 340Ko ≈
TCINT 9 310 3 151 894.14s 1 196Ko 0.36s ÷2500 248Ko ÷5
TI 181 652 948 1 007 969 3h 26 147Mo 3h 25 ≈ 144Mo -2%
Tableau 4.2: Apports de la constructivite´ faible
Traitement spe´cifique des actions reset
Lorsque l’option -simul est spe´cifie´e au compilateur Esterel, un certain nombre d’in-
formations supple´mentaires sont ge´ne´re´es par les diffe´rents processeurs. Ces informations
optionnelles servent par exemple a` permettre la simulation, graphique ou non, d’un pro-
gramme, a` faciliter son de´bogage, etc.
Avec l’option -simul, les variables stockant la valeur d’un signal value´ sont marque´es
comme non initialise´es au premier instant d’un programme afin de de´tecter les acce`s en
lecture a` des variables non initialise´es. Jusqu’a` la version 5 90, ces initialisations e´taient
inse´re´es tre`s tardivement dans la chaˆıne de compilation, au niveau des ge´ne´rateurs de code.
Du fait qu’un sous-module peut eˆtre re´initialise´ a` tout moment, ces actions d’initialisations
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de variables ont par la suite e´te´ ge´ne´re´es au niveau du circuit, afin de permettre la compi-
lation compositionnelle des modules.
Le Programme Esterel 4.2 de´finit trois signaux d’entre´e value´s : I1, I2 et I3. La Fi-
gure 4.5 repre´sente le sous-circuit correspondant a` l’initialisation des variables. Les condi-
tions d’activation des re´initialisations correspondent donc a` la conjonction du registre de
boot et de l’absence du signal correspondant (sa pre´sence initialiserait la variable). Le fil “go
after intf act” correspond a` la continuation de ces actions, et expose une de´pendance
de donne´es repre´sente´e par les pointille´s orange.
1 module ResetActions:
2
3 input I1: integer;
4 input I2: integer;





Programme Esterel 4.2: ResetActions Figure 4.5: Circuit du programme
Esterel 4.2
Du fait de cette de´pendance de donne´es, le moteur d’e´valuation explicite de circuits va
commencer, pour l’analyse du premier instant, par effectuer des branchements successifs
sur les signaux d’entre´es I1, I2 et I3, avec un couˆt exponentiel. Lorsque l’on produit un
automate, on obtient (avec la de´tection a posteriori des branches reconvergentes pre´sente´e
en 4.2.3), le de´but de graphe de transition de la Figure 4.6, qui est purement line´aire !
Figure 4.6: De´but du graphe de transition d’initialisation de variables
Afin d’e´viter tout risque d’explosion combinatoire lors de l’analyse des sous-circuits
responsables des initialisation de variables, nous leur appliquons un traitement spe´cifique.
Ces sous-circuits sont automatiquement de´branche´s et, lorsque l’on produit un automate,
les de´buts des graphes de transitions des premiers instants sont de´duits des sous-circuits
par un traitement se´pare´. Ce processus est purement line´aire.
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Analyse a priori des branches reconvergentes
La complexite´ exponentielle de l’algorithme d’e´valuation explicite de circuits provient
du fait que toutes les entre´es influentes sont traite´es comme si elles avaient un impact global
sur circuit, que ce soit re´ellement le cas ou que leur effet soit au contraire tre`s localise´. De`s
lors, l’analyse du circuit se doit de diverger syste´matiquement pour chaque entre´e influente,
d’ou` la complexite´ en 2inputs.
Par exemple, dans le Programme Esterel 4.3, les re´actions a` la pre´sence ou l’absence
des signaux I1, I2 et I3 sont inde´pendantes. Ne´anmoins, le moteur va analyser les deux
branches correspondant au signal I1 puis, dans chacune de ces branches, celles correspon-
dant au signal I2, etc.
1 module ReconvergentBranches:
2
3 input I1 , I2 , I3;




8 present I1 then emit O1 end ;
9 present I2 then emit O2 end
10 ]
11 ||




Programme Esterel 4.3: ReconvergentBranches
Notons que ce proble`me d’explosion combinatoire n’est pas le meˆme que celui e´voque´
en 2.2 (p. 23). Dans les programmes de´rive´s de AB O (Programme 2.3, p. 23), il est re´ellement
ne´cessaire de tester de manie`re arborescente tous les signaux n’ayant pas e´te´ rec¸us, puisque
chaque combinaison de´termine un nouvel e´tat. Dans le Programme 4.3, aucun comporte-
ment ne de´pend de plus d’un signal d’entre´e a` la fois.
La Figure 4.7 repre´sente le circuit correspondant au Programme 4.3. Les trois blocs
encadre´s en pointille´s correspondent aux lignes present Ix then emit Ox end present.
Il serait bon que le moteur d’analyse explicite de´tecte qu’il n’y a aucune de´pendence de
donne´es entre ces trois blocs. Certes, les comportements divergent localement selon que ce
soit les portes then ou else qui s’e´valuent a` vrai, mais il y a reconvergence au niveau des
portes de continuations (go).
Tout le proble`me re´side donc dans la reconnaissance de sous-graphes pre´sentant de
tels cas de divergence puis de reconvergence du flot de controˆle. Notons que, paradoxa-
lement, cette information structurelle est tre`s aise´e a` obtenir dans les parties amont du
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Figure 4.7: Circuit du programme Esterel 4.3 (ReconvergentBranches)
compilateur. Malheureusement, il n’est gue`re envisageable de compter sur la pre´sence de
telles informations au niveau des circuits : en cas d’optimisation du circuit pre´alable a` son
analyse explicite, de telles informations seraient probablement perdues.
Cette analyse correspond en fait a` une de´tection d’e´quipotentielles, autrement dit des
portes e´gales. En l’occurrence, il faudrait de´tecter que les quatre portes go sont e´gales. Il
existe de nombreuses approches a` ces analyses, qui sont a` la base de la ve´rification formelle
d’e´quivalence de machines (cf. 2.10.3, p. 45). Dans notre cadre, nous pourrions envisager :
– La compression de circuit base´e sur l’utilisation d’un AIGraph (cf. 3.5.3, p. 66),
avec notamment des passes de BDD sweeping, dans lesquelles la repre´sentation cano-
nique que permettent les BDDs d’une fonction est utilise´e pour identifier des portes
identiques. Cette me´thode pre´sente le de´savantage de chercher a` compresser le circuit
sans prendre en conside´ration les e´tats atteignables : seul l’input care set est utilisable
pour contraindre les BDDs manipule´s et donc re´duire leur taille. Le BDD sweeping
ne serait donc probablement pas applicable a` la totalite´ des portes d’un gros circuit.
– L’utilisation de techniques de tableaux, a` la base des SAT Solvers. Cette me´thode
pre´sente le de´savantage d’avoir a` identifier des paires de portes susceptibles d’eˆtre
e´gales avant de pouvoir ve´rifier de telles hypothe`ses.
L’approche que nous avons choisie pour limiter en pratique les explosions combinatoires
sur les branches reconvergentes est base´e sur la propagation de BDDs plutoˆt que sur la
propagation de constantes boole´ennes, et donc l’abandon de notre algorithme a` branche-
ments re´cursifs au profit d’un algorithme de stabilisation symbolique. Cette approche fait
l’objet du Chapitre 5.
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4.1.5 Optimisation des parties line´aires
Cette section expose diffe´rentes optimisations de notre moteur d’e´valuation explicite de
circuits. Ces optimisations rele`vent plus du domaine des choix et strate´gies d’imple´menta-
tion. Elles permettent des ame´liorations non ne´gligeables des temps de calculs ou de la
consommation me´moire mais, a` l’inverse des optimisations pre´ce´dentes, n’influent pas
re´ellement sur le domaine d’application des techniques explicites. Ne´anmoins, le cumul
des apports de ces optimisations n’est pas pour autant a` ne´gliger.
Mise en queue des tests a` effectuer (branchement retarde´)
Les sous-circuits ge´ne´re´s par les instructions de test (if, present) sont similaires a`
celui de la Figure 4.8 : la porte go active l’action de test test, dont le re´sultat correspond
a` l’entre´e test return.
Lorsque le moteur d’e´valuation explicite de circuit trouve une porte de test dont le fil
go est active´, le branchement selon le re´sultat de ce test n’intervient pas tout de suite. Au
lieu de cela, la porte de test est mise dans une queue, le branchement effectif n’intervenant
que lorsqu’il n’y a plus d’information a` propager : cela e´vite d’effectuer les meˆmes calculs
a` plusieurs reprises dans chaque branche.
Figure 4.8: Sous-circuit correspondant a` une instruction de test
Pre´servation de l’e´tat du circuit entre les branchements
L’algorithme de base du moteur d’e´valuation explicite de circuit alterne des phases
d’e´valuation des portes composant le circuit avec des branchements re´cursifs sur les points
de de´cisions. Il est donc ne´cessaire de pouvoir pre´server l’e´tat du circuit avant branchement,
afin de le restaurer a` l’identique une fois la re´cursion termine´e.
Une premie`re approche consiste a` sauvegarder la totalite´ du circuit avant chaque bran-
chement. Pour qu’une imple´mentation efficace de cette technique soit possible, il faudrait
que toutes les portes du circuit soit adjacentes en me´moire. La sauvegarde et la restaura-
tion se feraient alors avec la primitive C memcpy. Avec des objets C++, il faudrait rede´finir
l’ope´rateur d’allocation me´moire (operator new) des classes de portes, ce qui ne serait
gue`re e´le´gant vu la finesse de la me´thode.
Une approche de´rive´e consiste, avant tout branchement, a` sauvegarder les donne´es de
toutes les portes du circuit dans des structures, appele´es UndoBlocks, alloue´es de manie`re
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adjacente. Si toutes les portes du circuit sont accessibles par un index, sauvegarde et
restauration du circuits deviennent de simples ite´rations.
Le couˆt des sauvegardes et restaurations de la totalite´ du circuit entre chaque branche-
ment demeure disproportionne´. En conside´rant que la profondeur de re´cursion est borne´e
par le nombre d’entre´es du circuit, la complexite´ en temps des processus de sauvegardes et
de restaurations correspond au produit du nombre d’entre´es par le nombre total de portes.
La complexite´ en espace ne´cessite encore de multiplier par la taille de chaque structure
de sauvegarde. De plus, les parties de circuit e´voluant entre deux branchements successifs
e´tant ge´ne´ralement assez circonscrites, la sauvegarde syste´matique de la totalite´ du circuit
semble difficile a` justifier.
Afin de minimiser le couˆt des sauvegardes et restaurations, nous ne sauvegardons les
portes que lorsque cela est ne´cessaire. Avant tout changement d’e´tat d’une porte, ses
donne´es sont sauvegarde´es dans un UndoBlock, qui me´morise aussi une re´fe´rence vers cette
porte. L’UndoBlock ainsi initialise´ est stocke´ au sommet d’une pile. Avant tout branche-
ment, le pointeur courant de cette pile est pre´serve´. La restauration du circuit se fait par
restaurations successives des portes dans l’ordre inverse de leur sauvegarde, en de´pilant
les UndoBlocks jusqu’a` ce que toutes les portes modifie´es dans la branche courante soient
restaure´es.
Cette approche n’est pas encore minimale puisqu’une porte peut eˆtre sauvegarde´e a` plu-
sieurs reprises entre chaque branchement. Ne´anmoins, e´viter cela ne´cessiterait de me´moriser
le dernier point de branchement (autrement dit la profondeur de re´cursion) auquel la porte
a e´te´ sauvegarde´e pour la dernie`re fois. Mais cette information devrait aussi faire par-
tie des donne´es sauvegarde´es de la porte ! Ce compromis ne semble typiquement pas eˆtre
inte´ressant.
Le nombre de fois qu’une porte peut-eˆtre sauvegarde´e est donc de´sormais borne´ par le
nombre de litte´raux qu’elle re´fe´rence. La complexite´ en temps des processus de sauvegarde
et de restauration est borne´e par le nombre de litte´raux du circuit. La complexite´ en
espace est borne´e par le produit du nombre de litte´raux du circuit et par la taille de
chaque structure de sauvegarde.
Ce me´canisme de sauvegarde/restauration a e´te´ e´tendu aux autres donne´es devant eˆtre
restaure´es apre`s chaque branchement, comme le nombre de portes demeurant non e´value´es,
la liste des tests en attente, etc.
Au fur et a` mesure de l’e´valuation du circuit, un grand nombre d’UndoBlocks vont eˆtre
cre´e´s, puis de´truits, puis recre´e´s, etc. Afin de ne pas subir un surcouˆt a` la fois en espace et en
temps duˆ au gestionnaire de tas par de´faut, les UndoBlocks sont alloue´s par gros blocs d’une
centaine de kilo-octets (des chunks, voir aussi 4.2.5, p. 97), chaˆıne´s entre eux de manie`re a`
former une pile (Figure 4.9). Cette technique garantie une complexite´ en espace et en temps
a` peu pre`s minimale pour les processus de sauvegardes et restaurations. Typiquement, cette
optimisation permet de diviser par un facteur 2 le temps d’analyse des circuits. Bien que
cela soit difficilement mesurable, nous nous plaisons a` croire que l’augmentation de la
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localite´ en me´moire des donne´es de restauration, en augmentant l’efficacite´ du cache du
processeur, contribue a` cette ame´lioration.
Figure 4.9: Chaˆınage des piles d’UndoBlocks
Notons enfin que, si l’imple´mentation de l’Algorithme 4.1 avait e´te´ strictement re´cursive,
les portes auraient pu eˆtre sauvegarde´es directement dans la pile d’exe´cution du pro-
gramme, ce qui aurait e´te´ plus e´le´gant (quoique plus couˆteux en me´moire, de pile en
l’occurrence). Mais, l’imple´mentation re´elle alternant re´cursivite´ et ite´ration (sur les suc-
cesseurs des portes, sur les tests en attentes, ...), cela n’est pas possible.
Me´canisme d’e´valuation rapide des portes logiques
Les circuits produits par le compilateur Esterel v5 sont forme´s de portes n-aires (et,
ou) ou unaires (non, fils). Le principe de base e´tant de simuler la propagation du courant
e´lectrique, en respect avec la se´mantique constructive du langage [Ber99], on s’interdira
toute re´tention inutile d’information. Par exemple, de`s qu’un des litte´raux d’une porte et
est e´value´ a` faux, on peut imme´diatement propager re´cursivement la valeur faux pour cette
porte.
Notons qu’en pratique la propagation des valeurs n’est pas syste´matiquement effectue´e
de`s qu’une porte devient e´value´e : les circuits Esterel contiennent aussi des informations
de de´pendances de donne´es, qui spe´cifient que la valeur de certaines portes ne doit pas
eˆtre propage´e tant que celles dont elles de´pendent causalement (et non fonctionnellement)
ne l’ont pas e´te´. Ce me´canisme permet de garantir le respect de la causalite´ des actions
spe´cifie´es par l’utilisateur3. Ainsi, la propagation d’une valeur intervient donc en fait de`s
qu’elle est de´termine´e et propageable. De plus, nous voulons absolument, notamment pour
3Par exemple, si l’utilisateur e´crit x:= y; x:= x+1, il est ne´cessaire de respecter l’ordre d’exe´cution de
ces actions, alors qu’il est envisageable que l’e´valuation de leur condition d’activation intervienne en ordre
inverse, a fortiori avec un circuit pre´alablement optimise´.
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les ope´rateurs n-aires, e´viter de reparcourir la liste des litte´raux de la porte a` chaque fois
qu’une nouvelle information est rec¸ue.
Ces deux objectifs sont atteints en utilisant un compteur de pre´de´cesseurs non re´solus,
initialise´ au nombre de litte´raux que re´fe´rence la porte. La re´ception d’une valeur non
controˆlante (vrai pour une porte et, faux pour une porte ou) induit la de´cre´mentation de
ce compteur. Lorsqu’il atteint 0, la valeur par de´faut de la porte (vrai pour une porte et,
faux pour une porte ou) est propageable. Par contre, la re´ception d’une valeur controˆlante
(faux pour une porte et, vrai pour une porte ou) court-circuite ce processus et permet
l’e´valuation imme´diate de la porte. Une porte non s’e´value imme´diatement en la ne´gation
de la valeur de son pre´de´cesseur.
Enfin, le respect de re`gle de de´pendances de donne´es s’effectue en maintenant un comp-
teur de pre´de´cesseurs bloquants, de´cre´mente´ a` chaque fois qu’un pre´de´cesseur de ce type
se trouve e´value´. Lorsque ce compteur atteint 0, alors la valeur de la porte est propageable
de`s lors qu’elle est de´termine´e.
4.1.6 Analyse des registres redondants
Il est courant qu’un mode`le —a fortiori s’il a e´te´ de´veloppe´ a` partir d’un langage de
haut niveau— comporte un certain nombre de registres que l’on conside`re e´quivalents s’ils
sont toujours e´gaux ou oppose´s. Les informations concernant les classes d’e´quivalences de
registres sont utiles a` plusieurs fins :
– elles sont a` la base du re´encodage de ces registres, justement pour en diminuer le
nombre ;
– elles permettent d’indiquer ou de confirmer a` l’utilisateur des points de code “syn-
chronise´s” ou en exclusion mutuelle ;
– enfin, un trop grand nombre de registres redondants peut re´ve´ler a` l’utilisateur des
choix d’architecturation de son application potentiellement couˆteux.
Lorsque l’espace d’e´tats atteignables du syste`me est calcule´ avec des BDDs, les classes
d’e´quivalences de registres sont directement disponibles puisqu’elles servent a` re´duire la
complexite´ des calculs (cf. 2.9.4, p. 42). Inversement, lorsque l’espace d’e´tats atteignables
est e´nume´re´ par des techniques explicites, les classes d’e´quivalences de registres ne sont pas
disponibles et doivent eˆtre calcule´es.
Nous avons imple´mente´ une telle analyse dans notre moteur d’analyse explicite de
circuits. Elle est base´e sur un parcours line´aire de la table des e´tats connus. Au de´part,
tous les registres sont conside´re´s a` la fois e´quivalents, oppose´s et s’impliquant deux a` deux.
Les e´tats sont ensuite analyse´s et les relations sont mises a` jour en conse´quence. Ainsi, nous
minimisons les acce`s aux bits identifiant un e´tat de`s lors que les registres correspondants
sont connus comme n’e´tant pas en relation.
Durant nos expe´rimentations, cette analyse s’est ave´re´e eˆtre fort peu couˆteuse a fortiori
au regard du couˆt de construction de l’espace d’e´tats atteignables : dans le pire des cas,
cet algorithme est quadratique.
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4.2 Ge´ne´ration d’automates explicites
Le moteur d’e´valuation explicite de circuit que nous venons de pre´senter peut eˆtre
de´rive´ afin de ge´ne´rer des automates d’e´tats finis. Parce qu’un automate rend comple`tement
explicites les e´tats atteignables d’un programme et les transitions entre ces e´tats, il facilite
e´norme´ment l’exe´cution (simulation), la ve´rification formelle, la ge´ne´ration de tests, etc.,
du programme ainsi explicite´.
En ce qui nous concerne, un automate est un graphe dont les nœuds sont des e´tats,
et les arcs des arbres de de´cisions. Ces arbres de de´cisions comportent des nœuds binaires
(branchements sur les signaux d’entre´es du programme) ou unaires (signaux de sorties e´mis
ou actions de´finies par l’utilisateur), comme l’automate de l’arbitre de bus pre´sente´ en 4.1.4
(Figure 4.4, p. 83).
Les arbres de transitions s’obtiennent en accumulant les actions a` effectuer, de´termine´es
par les portes correspondantes, au fur et a` mesure de l’e´valuation du circuit. Les nœuds
correspondants a` des points de de´cision sont construits en retour de re´cursivite´, apre`s que
les deux sous-arbres, correspondants aux deux valeurs possibles du signal d’entre´e, ont e´te´
construits.
Dans les versions 5 x du compilateur Esterel, les automates produits sont transcrits au
format public oc5 [oc598], commun aux compilateurs Lustre et Esterel. Dans les versions
suivantes du compilateur Esterel, les automates produits sont transcrits dans un format
de´rive´, interne au compilateur.
Notre ge´ne´rateur d’automate fait partie de la chaˆıne de compilation Esterel depuis
la version v5 91 (cf. Figure 2.6, p. 33) et est inte´gre´ a` l’environnement de de´veloppement
inte´gre´ Esterel Studio.
4.2.1 Complexite´ en espace des automates
La complexite´ en temps du ge´ne´rateur d’automate de´pend essentiellement de celle du
moteur d’e´valuation de circuit sous-jacent, dont nous venons de traiter. Les proble´matiques
issues pre´cisemment de la ge´ne´ration d’automate proviennent donc pour la plupart de la
taille des automates produits.
La complexite´ en espace d’un automate est tout autant exponentielle que la complexite´
en temps du processus de ge´ne´ration : pour chaque e´tats, l’arbre de de´cision peut avoir
2inputs nœuds. La complexite´ en espace est donc d’ordre
O
(
e´tats ∗ 2inputs ∗ outputs)
dans le pire des cas.
Nous avons vu en 4.1.4 (p. 81) que la ponde´ration des entre´es permettait de re´duire, en
pratique, de manie`re tre`s notable le nombre de tests a` effectuer. Outre le gain en temps,
cela se re´percute sur la taille des automates produits. De meˆme, le branchement retarde´
vu en 4.1.5 (p. 88) permet de factoriser les nœuds d’outputs/actions en amont des tests,
plutoˆt que de les dupliquer dans les sous-branches.
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4.2.2 Partage en me´moire des sous-arbres isomorphes
Afin de re´duire l’espace utilise´ pour stocker l’automate, les arbres de de´cisions des
transitions entre e´tats sont en fait manipule´s comme des graphes oriente´s acycliques. Les
nœuds identiques des arbres de de´cisions sont partage´s et il n’en existe dans le syste`me
que des instances uniques. Les sous-arbres isomorphes sont donc identifie´s en tant que tels
et partage´s.
Les nœuds cre´e´s au fur et a` mesure de l’exploration du programme sont stocke´s dans
des tables d’adressage disperse´. Ces tables permettent la recherche de nœuds identiques
en temps constant attendu. Afin de re´duire le nombre de collisions (soit le nombre de
nœuds ayant le meˆme code de hachage), a` chaque type de nœud correspond sa propre
table d’adressage disperse´. De plus, la classe des nœuds correspondant a` un nouvel e´tat et
la classe des e´tats connus est la meˆme. Nous e´vitons ainsi de consommer de la me´moire
supple´mentaire pour les nœuds correspondant a` un nouvel e´tat. Par la meˆme occasion, cela
permet de factoriser la table d’adressage disperse´ des nœuds correspondant a` un nouvel
e´tat et la table des e´tats connus.
Le partage des sous-arbres de transitions isomorphes permet souvent une re´duction
notable de la taille des automates produits. Cette re´duction de taille se fait ne´anmoins
au de´triment de la vitesse d’exe´cution de l’automate produit. En effet, lorsque le moteur
d’interpre´tation de l’automate produit atteint un nœud partage´, la “line´arite´” du processus
d’interpre´tation est brise´e et un branchement (jump) vers le nœud partage´ doit eˆtre effectue´.
Il est a` pre´voir que la localisation en me´moire des nœuds partage´s ne soit pas proche des
nœuds les re´fe´renc¸ant, ce qui peut provoquer des de´fauts de cache ralentissant encore
l’interpre´tation de l’automate.
Le Tableau 4.3 pre´sente quelques mesures des gains apporte´s par le partage des nœuds
isomorphes. La re´duction du nombre de nœuds est parfois tre`s importante. Cette re´duction
du nombre de nœuds semble souvent aller de pair avec une re´duction de la consommation
me´moire ne´cessaire a` la constuction de l’automate. Dans la plupart des cas, le surcouˆt des
tables d’adressage disperse´ maintenant les nœuds uniques est (parfois largement) compense´
par la re´duction du nombre de nœuds total. Enfin, nous ne constatons pas de variation
notable du temps ne´cessaire a` la construction des automates.
mode`le ∅ e´tats
sans partage avec partage
nœuds temps me´m. nœuds uniques temps me´m.
Arbiter12 12 13 312 0.01s 172Ko 288 -8% 0.01s ≈ 172Ko ≈
Wristwatch 9 41 1 557 0.04s 128Ko 1 350 -13% 0.04s ≈ 128Ko ≈
ATDS-100-C2 15 81 420 0.04s 172Ko 267 -36% 0.04s ≈ 172Ko ≈
TCINT 9 310 7 314 0.37s 612Ko 3 151 ÷2 0.36s -3% 248Ko ÷2.5
Renault 11 161 21 878 0.47s 700Ko 9 451 ÷2 0.48s +2% 484Ko -31%
Testbench 242 243 81 2.03s 336Ko 81 0% 1.97s -3% 340Ko +1%
TI 181 652 948 1 273 750 3h 25 147Mo 1 007 969 -21% 3h 25 ≈ 144Mo -2%
Tableau 4.3: Apports du partage des nœuds isomorphes
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Au sein du ge´ne´rateur d’automate, le partage des nœuds est imme´diat et total. Ne´an-
moins, les nœuds partage´s ne sont ge´ne´re´s en tant que tels dans l’automate produit qu’a`
partir d’un certain seuil de rentabilite´. Ce seuil de rentabilite´, de´fini par l’utilisateur, permet
de ge´rer le compromis entre la taille de l’automate et sa vitesse d’interpre´tation.
A l’heure actuelle, notre ge´ne´rateur d’automate construit totalement l’automate en
me´moire. Ce choix est fait dans le but de maximiser le partage des nœuds, bien que cela
soit au de´triment de la taille des automates ge´ne´rables, en pratique limite´e par la quantite´
de me´moire physique disponible. En effet, nous estimons que le working set du ge´ne´rateur
d’automates —l’ensemble des pages me´moire auquelles le processus acce`de re´gulie`rement—
est proche de l’ensemble des pages me´moire alloue´es. Cela est duˆ au fait que la re´partition
en me´moire des nœuds ou des e´tats connus est pratiquement ale´atoire (au pooling de
blocs me´moire pre`s, cf. 4.2.5, p. 97). Une fois la me´moire physique du syste`me totalement
consomme´e, il est a` craindre que le processus passe alors la majorite´ de son temps a`
e´changer des pages entre la me´moire vive et le fichier d’e´change (swap). Cela ne serait pas
le cas si le processus n’acce´dait re´gulie`rement qu’a` un nombre limite´ de pages me´moire.
Il serait tout a` fait possible, une fois un seuil de me´moire libre atteint, de de´charger
des nœuds vers le fichier de sortie, avec une politique d’e´lection des nœuds a` de´finir. Les
nœuds ainsi de´charge´s ne pourraient alors plus eˆtre partage´s par les e´tats demeurant a`
construire. N’ayant pas a` ce jour constate´ un tel besoin, nous n’avons pas imple´mente´
cette fonctionnalite´.
4.2.3 Suppression a posteriori des branchements inutiles et bran-
ches reconvergentes
Si l’ordre d’e´valuation des entre´es ne change pas trop lors de la construction des graphes
de transitions de chacune des branches d’un test, alors la technique de partage en me´moire
des nœuds identiques peut permettre la de´tection a posteriori des branchements inutiles,
par simple comparaison de pointeurs.
Outre le gain en espace qu’elle permet, cette technique (hash-caching), combine´e avec la
ponde´ration des entre´es (cf. 4.1.4, p. 81), permet de mieux faire apparaˆıtre la de´composition
fonctionnelle du programme. Effectivement, les automates sont connus pour intriquer des
parties de programmes non se´mantiquement lie´es. Cela provient notamment du fait que
les automates se´quentialisent des processus initialement exe´cute´s en paralle`le. La de´tection
de branches reconvergentes permet de mettre en exergue la se´paration de processus non
lie´s, comme le montre l’exemple du Programme 4.4, qui exe´cute en paralle`le deux blocs
non se´mantiquement lie´s. La Figure 4.10(a) repre´sente l’automate obtenu sans partage des
nœuds des arbres de transitions. On constate que les deux branchements apre`s celui sur le
signal I1 sont redondants, mais cela n’apparaˆıt pas clairement. La Figure 4.10(b) pre´sente
le meˆme automate, mais avec partage des nœuds des arbres de transitions. La se´paration
fonctionnelle des deux blocs initialement mis en paralle`le y est alors directement visible.
Le Tableau 4.4 pre´sente quelques mesures de la re´duction du nombre de nœuds apporte´s
par la suppression des branchements inutiles. La ponde´ration des entre´es (cf. 4.1.4, p. 81)
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1 module UnrelatedParallelBlocks:
2
3 input I1 , I2;
4 output O1 , O2;
5









Programme Esterel 4.4: UnrelatedParallelBlocks
(a) Sans partage (b) Avec partage
Figure 4.10: Automates avec et sans partage du programme Esterel 4.4
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vise de´ja` a` limiter a priori les branchements. On ne constate donc ge´ne´ralement que peu
de branchements inutiles a posteriori .
mode`le ∅ e´tats





Arbiter12 12 13 312 288 312 = 288 =
Wristwatch 9 41 1 569 1362 1 557 -0.8% 1 350 -0.9%
ATDS-100-C2 15 81 444 271 420 -5% 267 -1.5%
TCINT 9 310 13 042 3 277 7 314 -44% 3 151 -4%
Renault 11 161 21 979 9 563 21 878 -0.5% 9 451 -1.2%
Testbench 242 243 81 81 81 = 81 =
TI 181 652 948 1 284 285 1 018 504 1 273 750 -0.8% 1 007 969 -1%
Tableau 4.4: Apports de la suppression des branchements inutiles
L’ordre de propagation des entre´es e´tant le meˆme lors de l’analyse de chaque e´tat,
les arbres de de´cisions e´quivalents devraient eˆtre isomorphes, donc de´tecte´s et supprime´s.
Pour aller plus loin et de´tecter les tests menant a` des e´tats diffe´rents mais e´quivalents, il
est ne´cessaire de mettre en œuvre des techniques de bisimulation beaucoup plus one´reuses,
comme propose´ dans [CFG94, CFG95].
4.2.4 Imple´mentation des tables d’adressage disperse´
Outre les tables d’adressage disperse´ permettant le partage a` la vole´e des nœuds d’arbres
de transition, notre moteur d’analyse explicite de circuits utilise de nombreuses autres
tables d’adressage disperse´. La plus importante est celle des e´tats connus, qui permet de
retrouver rapidement un e´tat a` partir de son vecteur de registres. En mode ve´rification
formelle, une autre table d’adressage disperse´ permet de partager les vecteurs d’entre´es
identiques (cf. 4.3.1, p. 100). Les choix d’imple´mentation des tables d’adressage disperse´ a
donc un effet non ne´gligeable sur les performances du moteur ainsi que sa consommation
me´moire.
(Pour des raisons de simplicite´, la discussion qui suit ne traite que des tables d’adressage
disperse´ simples, dans lesquelles les codes de hachage sont directement obtenus a` partir des
objets. L’extension aux tables d’adressage disperse´ contenant des associations (clef,objet)
est directe.)
Dans leur imple´mentation la plus usuelle, les tables d’adressage disperse´ sont forme´es
d’un tableau de listes chaˆıne´es, ou listes de collisions. Les objets sont stocke´s dans la
liste chaˆıne´e d’index e´gal au quotient du code de hachage de l’objet par le nombre de
listes. Pour minimiser la consommation me´moire, les listes chaˆıne´es peuvent eˆtre re´duites
a` des pointeurs vers la premie`re cellule de liste. Les cellules de listes sont constitue´es d’un
pointeur vers l’objet et d’un pointeur vers la cellule suivante. La Figure 4.12(a) pre´sente
la structure de telles tables. Pour chacun des objets stocke´s dans cette table, il est donc
ne´cessaire d’allouer une cellule de liste dont la taille est de deux mots (deux pointeurs).
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Cette structure de table d’adressage disperse´ est tre`s versatile. Elle permet notamment
a` un objet d’eˆtre re´fe´rence´ par plusieurs tables diffe´rentes. Ne´anmoins, si la possibilite´
de re´fe´rencer un meˆme objet par plusieurs tables n’est pas utile, ce qui est le cas de la
plupart des objets que nous manipulons, il est alors possible de re´duire la consommation
me´moire des tables en stockant le pointeur de chaˆınage de collisions directement dans
l’objet. La Figure 4.12(b) pre´sente une telle structure pour la table d’adressage disperse´
vue en Figure 4.12(a).
(a) Structure usuelle (b) Avec chaˆınage des collisions dans l’objet
Figure 4.11: Structures de tables d’adressage disperse´
Ces tables d’adressage disperse´ avec chaˆınage dans l’objet permettent donc d’e´conomiser
un pointeur par objet. Cela est surtout notable lorsque les objets sont de petite taille, ce
qui est le cas des nœuds des arbres de transitions (cf. 4.2.2, p. 93). De plus, dans tous les
cas, cette structure renforce encore une fois la localite´ des donne´es : lorsque l’on parcourt
une liste de collision a` la recherche d’un e´le´ment, l’acce`s a` l’objet courant et au pointeur
sur l’objet suivant se feront tre`s probablement dans la meˆme page me´moire.
D’autres structures de listes chaˆıne´es permettent encore de re´duire la consommation
me´moire, mais au prix d’une augmentation du temps d’acce`s aux donne´es (tables ferme´es,
par exemple). Pour cela, nous n’avons pas retenu de telles structures.
4.2.5 Gestionnaire de tas ad hoc
Notre moteur d’analyse explicite de circuits est imple´mente´ en C++. Dans ce langage,
l’allocation et la de´sallocation de blocs me´moire sont explicitement ge´re´es via un gestion-
naire de tas. Le gestionnaire de tas par de´faut doit notamment respecter trois contraintes
majeures :
– il ne doit pas faire d’hypothe`se quant a` la taille des blocs a` allouer ;
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– il ne doit pas faire d’hypothe`se quant a` la dure´e de vie des blocs ;
– il doit minimiser la fragmentation du tas : des blocs adjacents libe´re´s devraient pou-
voir eˆtre re´utilise´s pour fournir un bloc forme´ de tous ces blocs libres adjacents.
Le respect de ces contraintes a pour conse´quence que l’allocation et la de´sallocation de
blocs me´moire sont des processus couˆteux en temps et, paradoxalement, en me´moire. On
estime ge´ne´ralement qu’un gestionnaire de tas standard alloue deux mots supple´mentaires
a` chacun des blocs demande´s (8 octets sur des architectures 32 bits) pour ses propres
besoins. Ces mots permettent notamment de chaˆıner les blocs libres entre eux : cette liste
chaˆıne´e de blocs libres est parcourue line´airement lors de la demande de nouveaux blocs
pour trouver le bloc libre le plus ade´quat. La de´fragmentation du tas, autrement dit la
fusion de blocs libres adjacents, est re´gulie`rement active´e par le gestionnaire de tas selon
certains crite`res, ou manuellement par invocation de la fonction de de´fragmentation.
En ce qui nous concerne, l’usage que notre moteur d’analyse explicite de circuits fait
de la me´moire pre´sente certaines particularite´s :
– a` l’exception notable des tableaux des tables d’adressage disperse´ (cf. 4.2.4, p. 96),
dont la taille croit avec le nombre d’e´le´ments re´fe´rence´s, les diffe´rentes tailles de blocs
manipule´s sont en nombre limite´ ;
– a` l’exception notable des vecteurs de bits identifiant les e´tats, les blocs que nous
allouons sont de petite taille (cellules de liste chaˆıne´es, nœuds de graphe de transition,
etc.) : nous aimerions donc e´viter de perdre 2 mots me´moire par bloc alloue´ ;
– la dure´e de vie d’une grande proportion des blocs alloue´s termine avec le programme :
vecteurs d’e´tats, nœuds de graphe de transition, etc. ;
– les blocs a` dure´e de vie limite´e sont ge´ne´ralement rapidement re´utilise´s : cellules
de listes chaˆıne´es, nœuds de graphe de transition cre´e´s puis de´truits parce qu’un
exemplaire existait de´ja` en me´moire (cf. 4.2.2, p. 93), etc.
Le gestionnaire de tas standard impose donc un surcouˆt en temps et en me´moire pour
respecter des contraintes qui ne s’appliquent gue`re a` notre moteur d’analyse explicite de
circuits. Dans le but de re´duire tout surcouˆt lie´ a` la gestion de la me´moire, nous avons
donc imple´mente´ notre propre gestionnaire de tas.
Notre gestionnaire de tas se place au-dessus du gestionnaire de tas standard, afin de
s’abstraire des proble`mes de portabilite´. Notre gestionnaire de tas ne fait appel au gestion-
naire de tas standard que pour lui demander de gros blocs d’une dizaine de kilo-octets :
des pools . Ces pools sont ensuite de´coupe´s en petits blocs de la meˆme taille, multiples de la
granularite´ de l’architecture sur laquelle le programme s’exe´cute (sur une machine 32 bits :
4 octets, 8 octets, etc.). Ces petits blocs sont initialement utilise´s comme des pointeurs
pour les chaˆıner entre eux et ainsi former une liste de blocs libres. Enfin, les listes de blocs
libres sont accessibles par un tableau en fonction de la taille des blocs. La Figure 4.12
repre´sente la structure d’un tel gestionnaire de tas.
Lorsque notre moteur demande un bloc me´moire, celui-ci est directement disponible
en teˆte de liste, en fonction de sa taille. Lorsque notre moteur libe`re un bloc me´moire,
celui-ci est directement inse´re´ en teˆte de liste, toujours en fonction de sa taille. Allocation
et de´sallocation me´moire sont donc des processus extreˆmement peu couˆteux en temps et
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Figure 4.12: Structures des pools de notre gestionnaire de tas
avec une surconsommation me´moire minime, re´duite au tableau des listes de blocs libres.
Seule l’allocation d’un nouveau bloc alors que la liste de blocs libres correspondante est
vide couˆte en temps.
Notre gestionnaire de tas est re´tenseur : une fois qu’un pool est cre´e´, il ne peut fournir
que des blocs d’une taille spe´cifique, et les pools ne peuvent eˆtre rendus au syste`me que
lorsque tous les blocs qu’ils fournissaient ont e´te´ libe´re´s. Comme nous l’avons vu, ces
contraintes sont tout a` fait tole´rables pour notre moteur.
Notre gestionnaire de tas e´vite donc les doubles chaˆınages habituellement mis en œuvre
dans les gestionnaires de tas standards et re´duit le couˆt en temps (amorti) des allocations
et de´sallocations de blocs me´moire. Ne´anmoins, il alloue des chunks d’une dizaine de kilo-
octets exclusivement de´die´s a` la fourniture de petits blocs de taille spe´cifique. Pour la
ge´ne´ration d’automates ne comportant qu’un faible nombre de nœuds, notre gestionnaire
de tas impose donc une surconsommation de me´moire qui n’est pas contrebalance´e pas
l’e´conomie des doubles chaˆınages. Le gain en me´moire est ne´anmoins notable sur les mode`les
de plus grande taille. Enfin, la re´duction en temps des allocations et de´sallocations de blocs
me´moire est notable quelle que soit la taille du mode`le.
Le Tableau 4.5 pre´sente quelques mesures des apports de notre gestionnaire de tas sur
diffe´rents mode`les. La surconsommation de me´moire peut eˆtre importante sur les petits
mode`les, mais cela ne concerne que des quantite´s de me´moire insignifiantes. On y gagne en
e´change une importante re´duction du temps de calcul, mais qui ne s’applique encore qu’a`
des dure´es insignifiantes. Pour les mode`les de tailles plus conse´quentes, le gain en me´moire
peut eˆtre tout a` fait notable.
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mode`le ∅ e´tats nœuds
alloc. standard alloc. ad hoc
temps me´m. temps me´m.
Wristwatch 9 41 1 350 0.05s 56Ko 0.04s -20% 128Ko +129%
ATDS-100-C2 15 81 267 0.09s 20Ko 0.04s -56% 172Ko +760%
TCINT 9 310 3 151 0.43s 184Ko 0.36s -16% 248Ko +35%
Renault 11 161 9 451 0.64s 428Ko 0.48s -25% 484Ko +13%
Testbench 242 243 81 2.10s 300Ko 1.97s -6% 340Ko +13%
TI 181 652 948 1 007 969 3h 31 179Mo 3h 25 -3% 144Mo -20%
Tableau 4.5: Apports du gestionnaire de tas ad hoc
4.3 Ve´rification formelle explicite
A partir de notre moteur d’e´valuation explicite de circuit (cf. 4.1, p. 76), il est relative-
ment aise´ de greffer des fonctionalite´s de ve´rification formelle. Pour ve´rifier des proprie´te´s
de suˆrete´, soit l’e´mission ou la non-e´mission de signaux spe´cifiques, il suffit de se brancher
sur les portes correspondant a` ces signaux, et de re´agir comme il se doit a` leur valuation.
Afin de ge´ne´rer des se´quences d’entre´es menant aux bugs ainsi de´couverts, il convient
de me´moriser, pour chaque e´tat connu du syste`me, l’e´tat qui a permis sa de´couverte, ainsi
que le vecteur de signaux d’entre´es menant a` cet e´tat. La ge´ne´ration de se´quences d’entre´es
se fait alors en temps line´aire par rapport a` la profondeur de l’erreur de´tecte´e. L’analyse
des e´tats du syste`me se faisant en largeur (depth-first), la longueur des se´quences d’entre´es
conduisant a` la violation d’une proprie´te´ est de facto minimale.
Nous proposons dans notre outil la ve´rification formelle de programmes selon le principe
des observateurs (cf. 2.10, p. 44). Nous nous limitons donc aux proprie´te´s de suˆrete´, pour
les raisons mentionne´s en 2.10.2 (p. 45).
4.3.1 Re´duction de la consommation me´moire
En terme de me´moire, les fonctionnalite´s de ve´rification formelle ne´cessitent l’ajout de
deux informations a` chaque e´tat connu : l’index de l’e´tat pre´curseur (l’e´tat ayant de´couvert
le nouvel e´tat en premier), et le vecteur d’entre´es permettant la transition a` partir de l’e´tat
pre´curseur.
Ces vecteurs portent ge´ne´ralement sur un faible nombre d’entre´es. Aussi, le moteur
d’analyse explicite de circuit cherche a` minimiser le nombre d’entre´es a` valuer pour passer
d’un e´tat a` un autre. De`s lors, il est fort probable que les meˆmes vecteurs se retrouvent
fre´quemment entre deux e´tats. Cette tendance est d’autant plus forte sur les syste`mes tre`s
“line´aires” (comme les testbenches), pour lesquels le passage d’un e´tat a` un autre se fait
en ne testant qu’un tre`s petit nombre d’entre´es, voire aucune.
Afin de re´duire la consommation me´moire du syste`me, les vecteurs d’entre´es sont donc
automatiquement partage´s et n’existent qu’en instance unique dans le syste`me, via une
table d’adressage disperse´.
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Ces vecteurs d’entre´es n’e´tant utilise´s que lors de la ge´ne´ration de se´quences d’entre´es,
donc lors de la de´couverte d’une erreur, il est inutile de les conserver en me´moire durant
tout le temps de l’analyse. Il serait donc envisageable de ne les stocker que sur disque, pour
ne les consulter qu’en cas re´el de besoin. La taille des donne´es a` stocker e´tant la meˆme pour
chaque e´tat, et chaque e´tat e´tant line´airement indexe´, cela s’imple´mente tre`s facilement
via des fichiers structure´s directement accessibles en me´moire (memory mapped files).
On pourrait aussi envisager de ne pas conserver les vecteurs d’entre´es et de ne me´mori-
ser, pour chaque e´tat, qu’une re´fe´rence vers l’e´tat pre´curseur. La ge´ne´ration de se´quences
d’entre´es s’effectuerait alors en analysant de nouveau les e´tats, ou en de´le´guant totalement
la taˆche a` un SAT Solver.
Ne´anmoins, le surcouˆt me´moire induit par le stockage des vecteurs d’entre´es e´tant
ge´ne´ralement assez faible par rapport a` la taille de la table des e´tats connus, ces approches
n’ont pas e´te´ e´value´es.
4.3.2 Sweeping structurel a` la vole´e
A l’inverse de la ge´ne´ration d’automate, qui ne´cessite de traiter la totalite´ du circuit, la
ve´rification formelle conduit ge´ne´ralement a` se focaliser sur une proprie´te´, ou un groupe de
proprie´te´s. Le support de ces proprie´te´s (leur coˆne d’influence) est ge´ne´ralement un sous-
ensemble restreint du circuit initial. Les portes non influentes doivent donc eˆtre ignore´es.
L’analyse des portes non influentes est faite a` la vole´e, directement lors de la construc-
tion de notre repre´sentation interne du circuit a` partir du fichier d’entre´e. Le graphe des
portes est construit a` partir des signaux a` surveiller, et les portes non influentes sont auto-
matiquement non visite´es. Cette optimisation revient a` un sweeping structurel du circuit,
mais effectue´ a priori .
Cette optimisation est tre`s importante puisque, encore une fois, moins le moteur d’e´valu-
ation explicite a de portes a` stabiliser, moins il a, en re`gle ge´ne´rale, de branchements a`
effectuer.
4.4 Ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives
A partir de notre ge´ne´rateur d’automates (cf. 4.2, p. 92), un outil de ge´ne´ration de
se´quences de tests exhaustives a e´te´ de´veloppe´ par une des e´quipes de consultants d’Esterel
Technologies. Cet outil, un script Perl assez conse´quent, repose sur l’analyse des automates
explicites ge´ne´re´s.
Les expe´riences mene´es ont e´te´ concluantes bien que cette approche soit loin d’eˆtre
optimale. En effet, ge´ne´rer un automate explicite ne´cessite entre autres d’ordonnancer,
dans chaque transition, les actions a` exe´cuter. Pour la ge´ne´ration de se´quences de tests,
les informations relatives aux actions exe´cute´es par le programme sont inutiles. Le surcouˆt
ne´cessaire a` leur calcul devrait donc eˆtre e´vite´.
De`s lors, il semble plus ade´quat de baser la ge´ne´ration de se´quences de tests sur une
approche hybride implicite/explicite de l’exploration d’espaces d’e´tats atteignables. Cette
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approche est e´tudie´e en 5.4 (p. 110).
4.5 Conclusion
Nous avons pre´sente´ dans ce chapitre un moteur d’exploration des e´tats atteignables
d’un circuit base´ sur des techniques explicites. Les e´tats sont analyse´s individuellement
par simulation de la propagation de l’information dans le circuit, qui est stabilise´ par
branchements re´cursifs sur les entre´es. Cet algorithme e´tant exponentiel dans le pire des cas,
ce moteur inte`gre diffe´rentes techniques et heuristiques visant a` re´duire le risque d’explosion
en temps. De plus, ce moteur a e´te´ de´veloppe´ selon plusieurs strate´gies d’imple´mentations
qui lui confe`rent de tre`s bonnes performances pour une consommation me´moire re´duite.
Ce moteur a tout d’abord e´te´ utilise´ a` des fins de ge´ne´ration d’automates explicites.
Le ge´ne´rateur d’automates utilisant ce moteur fait partie du compilateur Esterel v5,
commercialise´ au sein de l’environnement de de´veloppement inte´gre´ Esterel Studio. Ce
moteur a par la suite e´te´ utilise´ a` des fins de ve´rification formelle, et il a rendu possible ou
nettement acce´le´re´ la ve´rification formelle de mode`les sur lesquels les techniques implicites
ou les analyseurs de satisfiabilite´ e´chouaient ou peinaient.
Tel que, ce moteur d’analyse explicite d’espace d’e´tats atteignables de circuits souffre
de limitations intrinse`ques concernant l’espace de stockage de la table des e´tats connus et
le temps d’analyse des e´tats individuels.
Nous avons vu des strate´gies d’imple´mentations visant a` minimiser la taille de la table
des e´tats connus. Il existe dans la litte´rature de nombreux travaux permettant d’aller plus
loin, notamment autour des outils destine´s a` l’analyse des processus exe´cute´s en concur-
rence mais de manie`re asynchrone, comme SPIN ou Murϕ. Mentionnons par exemple les
travaux base´s sur le stockage de la table des e´tats connus non plus en me´moire centrale mais
sur disque dur [Ste97, SD98]. Afin de re´duire encore plus l’espace occupe´ par cette table,
l’approche probabiliste visant a` n’utiliser qu’un ou deux bits par e´tat (bit-state hashing)
a fait l’objet de nombreuses publications [Hol88, Hol95]. Elle a e´galement e´te´ fortement
critique´e et sa validite´e est tre`s douteuse dans le cas ge´ne´ral. On s’inte´ressera de pre´fe´rence
aux travaux moins agressifs qui proposent de compresser les vecteurs de bits identifiant les
e´tats par hachage [SD95b, SD96]. Notre outil gagnerait encore a` inte´grer les re´sultats de
ces diffe´rentes e´tudes.
Enfin, pour ce qui est de re´duire le couˆt d’analyse des e´tats, nous proposons de traiter
cela en abandonnant le principe de stabilisation du circuit par branchements re´cursifs sur
les entre´es, de ne plus propager de valeurs boole´ennes issues de ces branchements mais de
propager directement des BDDs. Cette e´tude fait l’objet du chapitre suivant.
Chapitre 5
Approche hybride implicite/explicite
L’approche purement implicite du calcul d’espace d’e´tats atteignables souffre de plu-
sieurs de´fauts :
– la progression des calculs est tre`s peu pre´visible ;
– les calculs d’image sont aise´ment susceptibles d’exploser en temps et surtout en
me´moire ;
– les performances sont tre`s de´pendantes de l’ordonnancement initial des variables ;
– les mode`les au comportement tre`s line´aire, donc avec beaucoup de registres redon-
dants, sont difficilement analysables (cf. 2.9.4, p. 42) ;
– cette approche ne s’applique qu’aux circuits acycliques.
De son coˆte´, l’approche purement explicite du calcul d’espace d’e´tats atteignables ne
pre´sente pas ces inconve´nients : la progression des calculs est beaucoup plus pre´dictible, il
n’y a pas de risque impre´visible d’explosion en me´moire et cette approche est insensible aux
mode`les au comportement line´aire ainsi qu’aux circuits cycliques. Ne´anmoins, l’approche
purement explicite souffre de trois de´fauts majeurs :
– les e´tats sont analyse´s individuellement ;
– la complexite´ d’analyse d’un e´tat est potentiellement exponentielle ;
– lorsqu’a` la fois les approches implicites et explicites ont des comportements corrects,
le de´bit d’analyse d’e´tats de l’approche explicite est ge´ne´ralement beaucoup plus
faible ;
– la taille de la table des e´tats connus e´tant fonction du produit du nombre d’e´tats
par le nombre de variables d’e´tats du mode`le, plus le mode`le comporte de variables
d’e´tats, moins on pourra conserver d’e´tats.
Nous nous proposons d’adresser certains de´fauts de l’approche purement explicite en
abandonnant le principe d’analyse des e´tats par branchements re´cursifs sur les entre´es et
en utilisant des BDDs. Plutoˆt que de propager des valeurs boole´ennes issues de prises de
de´cisions, nous propageons des BDDs repre´sentant les diffe´rentes combinaisons d’entre´es
possibles. Nous conservons le principe d’analyse d’e´tats individuels : les variables des re-
gistres sont ainsi des constantes et n’apparaissent pas dans les BDDs manipule´s. Cette
technique nous permet de re´duire drastiquement le nombre de variables pre´sentes dans les
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BDDs, par rapport a` une approche purement explicite, et ainsi de re´duire le risque d’explo-
sion en me´moire. La manipulation symbolique de diffe´rentes combinaisons d’entre´es permet
de repousser les limites du domaine d’application des techniques purement explicites, en
re´duisant le risque d’explosion en temps dus aux branchements re´cursifs.
5.1 Algorithme de base
L’analyse hybride implicite/explicite de circuits reprend deux principes de base de l’ana-
lyse purement explicite :
– les e´tats sont analyse´s individuellement ;
– les e´tats connus sont stocke´s de manie`re explicite, sous la forme de leur vecteur de
variables d’e´tats, dans une table d’adressage disperse´.
De meˆme, nous reprenons le principe de stabilisation du circuit, comme le ferait le cou-
rant e´lectrique, par propagation de valeurs de portes, en respect du principe de construc-
tivite´ des circuits Esterel. La diffe´rence majeure est que nous ne propageons plus des
valeurs boole´ennes, mais des BDDs (Algorithme 5.1). L’analyse d’un e´tat se fait en deux
temps :
1. Stabilisation du circuit :
(a) Propagation de l’e´tat, autrement dit propagation des valeurs des registres ca-
racte´risant l’e´tat.
(b) Propagation de BDDs atomiques associe´s aux entre´es.
Nous obtenons ainsi pour chaque registre un BDD re´fe´renc¸ant des variables d’entre´es.
2. Analyse du vecteur de BDDs de registres pour extraire les nouvelles valuations pos-
sibles de registres, de´crivant autant d’e´tats atteignables. Les nouveaux e´tats sont
alors ajoute´s a` la fin de la queue d’e´tats a` analyser.
L’algorithme termine lorsqu’il n’y a plus d’e´tats a` analyser.
1 Propager les constantes
2 Tant qu’il y a des e´tats non analyse´s dans la file
3 Retirer un e´tat non analyse´ de la file et le propager
4 Tant que le circuit n’est pas stabilise´
5 Si il existe au moins un input non traite´
6 Alors choisir un input et le propager
7 Sinon le circuit n’est pas constructif
8 Analyser le vecteur de BDDs des registres et
ajouter les nouveaux e´tats dans la file
Algorithme 5.1: Algorithme de base du moteur d’e´valuation hybride de circuits
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5.1.1 Analyse des vecteurs de BDDs des registres
L’analyse des vecteurs de BDDs des registres se fait en parcourant re´cursivement les
BDDs du vecteur en paralle`le, comme le montre la Figure 5.1 : la branche ¬I1∧¬I2 permet
la de´couverte de l’e´tat (1, 1, 0, 0), la branche ¬I1 ∧ I2 celle de l’e´tat (0, 1, 0, 1), la branche
I1∧¬I2 celle de l’e´tat (0, 0, 1, 0) et enfin la branche I1∧ I2 permet la de´couverte de l’e´tat
(0, 1, 1, 0).
Tant que les BDDs du vecteur ne sont pas tous terminaux —des constantes—, nous
recherchons la plus grande variable de BDDs parmi les variables aux sommets. Cette va-
riable nous sert alors de point de branchement pour effectuer une re´cursion sur les deux
vecteurs de BDDs forme´s des cofacteurs par rapport a` cette variable. Une fois les vecteurs
uniquement constitue´s de BDDs terminaux, le vecteur de bits identifiant le nouvel e´tat est
trivialement disponible.
Notons que, comme nous ne cofactorisons les BDDs qu’avec des variables au sommet,
ces cofactorisations ne cre´ent pas de nouveaux nœuds et se font en temps constant (ce sont
en fait de simples de´compositions de BDDs).
5.1.2 Complexite´ de l’algorithme
Nous reprenons les me´triques utilise´es pour l’analyse de complexite´ de l’algorithme pu-
rement explicite (cf. 4.1.3, p. 77). Encore une fois, nous ne´gligerons la phase de propagation
des constantes.
Les BDDs re´fe´renc¸ant des entre´es ont, dans le pire des cas, un nombre de nœuds expo-
nentiel d’ordre O (2inputs). Les conjonctions et disjonctions de BDDs ont un couˆt quadra-
tique par rapport aux nombres de nœuds des BDDs implique´s. La phase de stabilisation




L’analyse des vecteurs de BDDs associe´s aux registres ne´cessite, dans le pire des cas,




La complexite´ totale de l’algorithme, dans le pire des cas, est donc d’ordre
O
(
e´tats ∗ (litte´raux ∗ 22∗inputs + registres ∗ 2inputs))
Si cette complexite´ semble assez re´dhibitoire, rappelons que :
– la phase de propagation des registres n’implique que des BDDs constants : les mani-
pulations de BDDs de cette phase se font donc toutes en temps constant ;
– la phase de propagation des registres permet ge´ne´ralement de valuer un grand nombre
de litte´raux ;
– les BDDs n’ont que tre`s rarement un nombre de nœuds maximal ;
– chaque porte ne de´pend que rarement d’un grand nombre d’entre´es ;
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(a) ¬I1 ∧ ¬I2 → (1, 1, 0, 0)
(b) ¬I1 ∧ I2 → (0, 1, 0, 1)
(c) I1 ∧ ¬I2 → (0, 0, 1, 0)
(d) I1 ∧ I2 → (0, 1, 1, 0)
Figure 5.1: Analyse des vecteurs de BDDs des registres
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– chaque e´tat ne de´couvre ge´ne´ralement qu’un petit nombre d’e´tats ;
– le nombre d’e´tats atteignables est limite´ par l’input care set du mode`le.
Enfin, rappelons que les re´sultats des manipulations de BDDs sont stocke´s en me´moire
cache afin d’e´viter les calculs redondants, ce qui re´duit encore les couˆts des calculs en
pratique.
5.1.3 Optimisations
Nous reprenons dans le moteur hybride implicite/explicite la majorite´ des optimisations
de´ja` adopte´es pour le moteur purement explicite. La mise en œuvre des optimisations
suivantes diffe`re le´ge`rement.
Utilisation des relations entre les entre´es du circuit
Dans le moteur purement explicite, les contraintes entre les signaux d’entre´es spe´cifie´es
par le de´veloppeur sont converties en graphe de relations entre ces signaux (cf. 4.1.4, p. 78).
Dans le moteur hybride implicite/explicite, ces contraintes sont converties en un BDD
d’input care set, comme pour le moteur purement implicite. Ce BDD est utilise´ pour
ignorer les nouveaux e´tats accessibles par une combinaison d’entre´es invalide (ligne 8 de
l’Algorithme 5.1, p. 104). Ce BDD est aussi utilise´ pour restreindre a` la vole´e le nombre
de nœuds des BDDs de valuation des portes (via l’ope´rateur Restrict).
Ponde´ration des entre´es du circuit
De meˆme que dans le moteur purement explicite (cf. 4.1.4, p. 81), nous utilisons le
nombre de portes importantes (outputs, registres, actions, ...) qu’une entre´e est susceptible
d’influencer comme heuristique de ponde´ration.
Ne´anmoins, alors que cette ponde´ration e´tait recalcule´e a` chaque e´tat dans le moteur
purement explicite, elle n’est calcule´e qu’une seule fois dans le moteur hybride, apre`s pro-
pagation des constantes. L’ordonnancement des variables de BDDs est de´duit de cette
ponde´ration, et le BDD d’input care set est construit avec cet ordre.
Recalculer une ponde´ration des entre´es spe´cifique a` chaque e´tat pourrait permettre de
stabiliser le circuit plus toˆt, en ayant moins d’entre´es a` propager. Ne´anmoins, modifier
l’ordonnancement des variables ne´cessite de mettre a` jour tous les BDDs “vivants” du
syste`me, a` savoir le BDD d’input care set et tous les BDDs re´sultant de calculs passe´s et
conserve´s en me´moire cache. Le changement de l’ordonnancement des variables est connu
pour eˆtre ge´ne´ralement tre`s couˆteux1. Une autre option serait de de´truire tous les BDDs
vivants a` la fin de chaque analyse d’e´tat et de reconstruire le BDD d’input care set. De´truire
les re´sultats de calculs pre´ce´dents conserve´s en me´moire cache ferait perdre un des plus
1Cela revient a` faire des substitutions de variables, ce qui a potentiellement une complexite´ expo-
nentielle. Si l’ordonnancement des variables doit eˆtre modifie´, il ne l’est ge´ne´ralement que par de le´gers
de´calages ou permutations locales (sifting).
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importants apports des BDDs. Nous n’avons pas e´value´ expe´rimentalement l’utilite´ de
telles approches.
Pre´servation de l’e´tat du circuit entre les branchements
Les me´canismes mis en œuvre pour pouvoir restaurer l’e´tat des portes est exactement
le meˆme (cf. 4.1.5, p. 88). Ne´anmoins, comme il n’y a plus de branchements a` effectuer, les
portes ne sont de´sormais susceptibles d’eˆtre sauvegarde´es qu’une seule fois par e´tat.
Me´canisme d’e´valuation rapide des portes logiques
Le support des valeurs controˆlantes n’est pas aussi direct dans le moteur hybride que
dans le moteur purement explicite (cf. 4.1.5, p. 90), puisque ce ne sont plus des constantes
boole´ennes qui sont manipule´es mais des BDDs.
Nous ge´rons donc les valeurs controˆlantes sous la forme de valeurs puits (faux pour une
porte et, vrai pour une porte ou) : de`s que le BDD d’une porte atteint une valeur puits,
cette valeur est propageable.
5.2 Ge´ne´ration d’automates
Pour la ge´ne´ration d’automates, nous maintenons une liste de couples (index d’action,
BDD d’activation) : de`s qu’une porte d’action devient de´finitivement value´e, nous ajoutons
le couple correspondant a` la fin de cette liste.
La construction de l’arbre de transition d’un e´tat se fait en parcourant cette liste en plus
du vecteur de BDDs des registres. Pour respecter la causalite´ des actions, il est ne´cessaire
d’injecter dans l’arbre de transition les actions dans l’ordre dans lequel les portes ont e´te´
e´value´es. Tant que cette liste n’est pas exclusivement constitue´e de BDDs constants, nous
parcourons celle-ci re´cursivement, en ge´ne´rant des branches d’arbre de transition au fur et
a` mesure.
Notons que la ne´cessite´ de respecter la causalite´ des actions implique de cofactoriser tous
les BDDs en fonction de la variable au sommet du premier BDD d’action non constant.
Les cofactorisations ne´cessitent ge´ne´ralement la cre´ation de nouveaux nœuds de BDDs.
S’il n’y avait pas d’actions a` ge´rer, comme nous l’avons vu en 5.1.1 (p. 105), nous nous
contenterions de de´composer les BDDs par rapport a` la plus grande variable de BDDs
parmi les variables aux sommets, les de´compositions de BDDs ayant un couˆt constant et
ne cre´ant pas de nouveaux BDDs.
5.2.1 Re´sultats expe´rimentaux
Le Tableau 5.1 pre´sente quelques mesures permettant de comparer les moteurs pure-
ment explicite et hybride implicite/explicite pour la ge´ne´ration d’automates. Globalement,
l’approche hybride implicite/explicite ne semble gue`re inte´ressante pour cet usage. Dans
la plupart des cas, le nombre de nœuds d’arbres de transition, le temps d’analyse et la
5.3. VE´RIFICATION FORMELLE 109
consommation me´moire augmentent. Nous estimons que cela est inhe´rent a` un trop grand
couˆt et a` de trop fortes contraintes relatives au traitement des actions.
mode`le ∅ e´tats
moteur purement explicite moteur hybride implicite/explicite
nœuds temps me´m. nœuds temps me´m.
Arbiter12 12 13 288 0.01s 172Kb 288 = 0.18s ×18 328Kb ×2
Wristwatch 9 41 1 350 0.04s 128Kb 1 358 ≈ 0.04s ≈ 328Kb ×2.5
ATDS-100-C2 15 81 267 0.04s 172Kb 427 +60% 0.50s ×12 328Kb ×2
TCINT 9 310 3 151 0.36s 248Kb 1 847 -41% 0.41s +14% 340Kb +37%
Renault 11 161 9 451 0.48s 484Kb 11 819 +25% 0.87s +25% 716Kb +48%
Testbench 242 243 81 1.97s 340Kb 81 = 2.26s +15% 256Kb -25%
TI 181 652 948 1 007 969 3h 21 144Mb 1 076 393 +7% 4h 03 +18% 147Mb +2%
Tableau 5.1: Ge´ne´ration d’automates avec les moteurs purement explicite et hybride
5.3 Ve´rification formelle
La ve´rification formelle n’est pas alourdie par les contraintes impose´es par la ge´ne´ration
d’automates. Non seulement il n’y a pas d’actions a` ordonnancer, mais il est possible de
simplifier le circuit en fonction des signaux de sortie a` ve´rifier (Transitive Network Sweeping,
cf. 3.1.1, p. 49).
Comme dans le moteur purement explicite, la ve´rification formelle dans le moteur hy-
bride implicite/explicite se fait en scrutant certains signaux de sortie et en ge´ne´rant des
se´quences d’entre´es menant a` la violation de la proprie´te´ le cas e´che´ant. Nous n’avons
donc a` me´moriser, par e´tat, qu’une re´fe´rence vers l’e´tat pre´curseur et un vecteur d’entre´es
menant de l’e´tat pre´curseur vers le nouvel e´tat. Comme dans le ve´rifieur formel purement
explicite, ces vecteurs d’entre´es sont partage´s et n’existent qu’en instance unique dans le
syste`me.
A l’heure actuelle, nous n’avons pu tester ce ve´rifieur formel hybride que sur des mode`les
au comportement tre`s ou totalement line´aire. Sur ces mode`les, la plupart des BDDs mani-
pule´s n’ont que tre`s peu de nœuds, voire sont constants. Or, le couˆt des ope´rations logiques
de base sur des BDDs quasi-constants e´tant nettement plus important que le couˆt de ces
meˆmes ope´rations directement effectue´es par le processeur sur des variables boole´ennes. De
ce fait, la version hybride du ve´rifieur formelle est plus lente que la version purement expli-
cite sur ces mode`les. Dans une premie`re expe´rience (cf. 6.6, p. 139), le ralentissement est
de l’ordre de 25% (2h 33 → 3h 09) pour une augmentation de la consommation me´moire
de l’ordre de 5% (104 Mo → 110 Mo). Dans une seconde expe´rience (cf. 6.7, p. 147),
le ralentissement est de l’ordre de 12% (1.8s → 1.6s) pour une consommation me´moire
ne´gligeable quelle que soit l’approche. Des comparaisons de performances sur des mode`les
au comportement moins line´aire sont donc encore a` re´aliser.
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5.4 Ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives
A partir de notre moteur hybride implicite/explicite d’exploration d’espace atteignables,
nous avons e´galement de´veloppe´ un prototype d’outil permettant la ge´ne´ration de se´quences
de tests exhaustives. De manie`re similaire a` l’outil base´ sur une approche purement implicite
pre´sente´ en 3.9 (p. 71), nous proposons trois crite`res de couverture :
– Couverture d’e´tats : tous les e´tats atteignables du syste`me sont visite´s au moins une
fois par les se´quences.
– Couverture de transitions : toutes les transitions possibles d’un e´tat a` un autre sont
visite´es au moins une fois par les se´quences.
– Couverture d’outputs : tous les chemins menant a` l’e´mission d’un ou plusieurs signaux
de sortie spe´cifiques sont emprunte´s par les se´quences.
Ainsi, pour le programmes AB O (Programme 2.3, p. 23), des se´quences de tests exhaustives
pour les diffe´rents objectifs de couverture pourraient eˆtre les suivantes (le point-virgule
se´pare les instants) :
– Couverture d’e´tats : [ ;A ;B ;] , [ ;AB ;] , [ ;B ;]
– Couverture de transitions : [ ; ;A ;B ;] , [ ;AB ;] , [ ;B ;A ;]
– Couverture de l’output O : [ ;A ;B ;] , [ ;AB ;] , [ ;B ;A ;]
L’approche hybride implicite/explicite donne acce`s a` des informations de granularite´
plus fine sur la structure des transitions entre e´tats que l’approche purement implicite. En
effet l’approche purement implicite ne permet que de savoir s’il existe une transition entre
deux e´tats et cela au prix d’un doublement du nombre de variables d’e´tats implique´es dans
les calculs d’espaces d’e´tats atteignables. A l’inverse, l’approche hybride implicite/explicite
permet de connaˆıtre toutes les transitions possibles entre deux e´tats, soit un niveau de
granularite´ micro-step. De ce fait, l’approche hybride implicite/explicite de la couverture
de transitions ou d’outputs peut eˆtre encore plus comple`te.
Comme pour la ve´rification formelle, la ge´ne´ration de se´quences de tests ne ne´cessite
pas d’ordonnancer les actions effectue´es par le programme. Dans le cadre de la couverture
d’e´tats ou d’outputs, les portes du circuit qui mentionnent des actions sont purement
ignore´es. Seules les portes mentionnant l’e´mission de signaux d’outputs a` couvrir sont
prises en compte pour la couverture d’outputs, mais il suffit de savoir qu’un output a` couvrir
peut eˆtre e´mis ou non. Comme pour la ve´rification formelle, ne pas avoir a` ordonnancer les
actions permet de n’utiliser que des de´compositions de BDDs, au couˆt constant, et jamais
de cofactorisations, au couˆt exponentiel dans le pire des cas.
5.4.1 Algorithmes
Quel que soit l’objectif de couverture choisi, les algorithmes mis en œuvre sont base´s
sur la construction d’un graphe de transitions inverses. Une transition inverse indique une
valuation de signaux d’entre´e ou de tests ayant permis une transition d’un e´tat a` un autre.
Les se´quences de tests sont ge´ne´re´es en parcourant le graphe de transitions inverses a` partir
des e´tats de plus grande profondeur, en remontant vers l’e´tat initial.
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Ne´anmoins, la se´lection des transitions inverses pertinentes, leur mode de construction
et enfin la manie`re dont le graphe de transitions inverses est parcouru afin de ge´ne´rer les
se´quences de tests diffe`re selon l’objectif de couverture choisi.
Couverture d’e´tats
Pour la couverture d’e´tats, nous construisons un graphe de transitions inverses tre`s
simple, en ne conservant qu’une seule transition inverse entre chaque paire d’e´tats connec-
te´s : la premie`re transition ayant de´couvert l’e´tat. Cette premie`re transition inverse est
ge´ne´ralement tre`s simple —elle ne mentionne que tre`s peu de signaux d’entre´es— puisque
nous commenc¸ons toujours par e´valuer les branches dans lesquelles les signaux sont absents.
Le graphe de transitions inverses est alors parcouru en partant des e´tats les plus pro-
fonds et en remontant vers l’e´tat initial. A chaque e´tat, la se´lection de la transition inverse
a` emprunter est effectue´e selon un algorithme glouton visant a` favoriser les transitions
inverses menant a` un e´tat non de´ja` couvert.
Couverture de transitions
Pour la couverture de transitions, nous conservons toutes les transitions inverses pos-
sibles entre chaque paire d’e´tats connecte´s.
Le graphe de transitions inverses est parcouru en partant des e´tats ayant au moins
une transition inverse vers un des e´tats de plus grande profondeur. Similairement a` la
couverture d’e´tats, la se´lection des transitions inverses a` emprunter est effectue´e selon un
algorithme glouton visant a` favoriser les transitions inverses non de´ja` couvertes.
Couverture d’outputs
Pour la couverture d’outputs, nous ne conservons que les transitions inverses dans
lesquelles sont e´mis les signaux de sortie a` couvrir, ou menant a` des e´tats posse´dant de
telles transitions.
Les graphe de transitions inverses est alors parcouru a` partir des transitions inverses
menant aux e´tats de plus grande profondeur. Cette fois-ci, aucune heuristique gloutonne
n’est mise en œuvre, puisque tous les chemins conduisant a` l’e´mission des signaux de sortie
spe´cifie´s doivent eˆtre ge´ne´re´s.
5.4.2 Re´sultats expe´rimentaux
Seule la couverture des e´tats atteignables permet de comparer le ge´ne´rateur de se´quen-
ces de tests base´ sur une approche purement implicite (de´veloppe´ par Amar Bouali au
sein d’Esterel Technologies, cf. 3.9, p. 71) et le noˆtre, base´ sur une approche hybride
implicite/explicite. En effet, l’approche hybride implicite/explicite donnant acce`s a` des
informations de granularite´ plus importante concernant la structure des transitions entre
e´tats, le nombre de transitions diffe´rentes entre chaque paire d’e´tats connecte´s peut eˆtre
plus important. En conse´quence, la couverture de transitions ou d’outputs devrait ge´ne´rer
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un nombre de se´quences de tests plus important. Cela n’est pas le cas pour la couverture
d’e´tats ou` le nombre de se´quences de tests ne devrait gue`re diffe´rer quelle que soit l’approche
choisie.
Le Tableau 5.2 pre´sente quelques mesures permettant de comparer les performances de
ces deux outils pour la ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives couvrant l’ensemble
des e´tats atteignables d’un mode`le. Rappelons que notre outil n’est qu’un prototype dont
les performances sont certainement ame´liorables, alors que l’outil base´ sur une approche
purement implicite est plus mature.
Nous pouvons constater que, quel que soit le mode`le, l’approche hybride implicite/ex-
plicite est syste´matiquement plus rapide, les temps de calculs e´tant divise´s par un facteur
allant de 3 a` plus de 80. L’outil de ge´ne´ration de se´quences de tests base´ sur une ap-
proche purement implicite n’e´tant pas instrumente´ pour rapporter la consommation totale
de me´moire, nous ne pouvons pas fournir de comparaisons a` ce propos. Nous avons tou-
tefois constate´ que l’approche hybride implicite/explicite permettait e´galement de re´duire
la consommation me´moire. Enfin, le nombre des se´quences produites est similaire dans la
plupart des cas —ce qui e´tait attendu— sauf 3. Une le´ge`re modification de l’algorithme de
parcours du graphe de transitions inverse devrait permettre d’ame´liorer cela.
(Le mode`le Arbiter12 (cf. 4.1.4, p. 81) e´tant cyclique, il ne peut eˆtre directement
traite´ par l’outil base´ sur une approche purement implicite. Le mode`le Testbench (cf. 6.7,
p. 147) e´tant purement line´aire, il comporte de nombreux registres redondants a` chaque
e´tape du calcul de l’espace d’e´tats atteignables, ce qui ralentit extreˆmement ces calculs par
une approche purement implicite.)
mode`le e´tats





(s) (Mo) se´qu. (Mo)
NDA#5 10 0.10 n/a 4 0.03 ÷3.5 8 4 =
Arbiter12 13 mode`le cyclique 0.03 8 1
NDA#2 21 0.09 n/a 8 0.03 ÷3.5 8 8 =
Wristwatch 41 1.39 n/a 16 0.09 ÷16 8 16 =
NDA#4 65 0.74 n/a 63 0.07 ÷11 8 63 =
ATDS-100-C2 81 3.58 n/a 35 0.10 ÷36 8 37 106%
Renault 161 13.57 n/a 99 0.35 ÷39 9 105 106%
Testbench 243 tue´ apre`s  1h 3.16 11 1
TCINT 310 33.36 n/a 140 0.39 ÷86 9 140 =
NDA#1 535 35.57 n/a 307 0.47 ÷76 9 308 ≈
NDA#3 875 16.57 n/a 462 0.43 ÷39 9 489 106%
Tableau 5.2: Couverture d’e´tats purement implicite ou hybride implicite/explicite
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5.5 Conclusion
Nous avons pre´sente´ dans ce chapitre un moteur d’exploration de l’espace d’e´tats at-
teignables d’un circuit base´ sur des techniques hybrides implicites/explicites.
Comme pour le moteur purement explicite, les e´tats sont analyse´s individuellement.
Ne´anmoins, les e´tats ne sont plus analyse´s par branchements re´cursifs sur les signaux
d’entre´e et par propagation de constantes boole´ennes issues de ces branchements mais
directement par propagation de BDDs re´fe´renc¸ant les signaux d’entre´e.
Cette strate´gie hybride nous permet de conserver les avantages de l’approche e´nume´rati-
ve, a` savoir la pre´visibilite´ du couˆt et de la progression des calculs, un comportement
insensible aux registres redondants et le support transparent des circuits cycliques. De
plus, cette strate´gie hybride nous permet de re´duire en pratique le couˆt d’analyse des e´tats
individuels : quand bien meˆme la complexite´ dans le pire des cas de l’approche hybride
semble plus re´dhibitoire que celle de l’approche purement explicite, l’approche hybride
be´ne´ficie de nombreux re´sultats de travaux ante´rieurs sur les BDDs visant a` re´duire le
couˆt effectif des manipulations de BDDs. Enfin, les BDDs manipule´s ne re´fe´rencent que les
variables associe´es aux signaux d’entre´e, a` l’inverse des techniques purement implicites avec
lesquelles les BDDs re´fe´rencent e´galement les variables d’e´tats. La restriction du nombre
de variables sur lesquels les BDDs ope`rent nous permet de re´duire les risques d’explosion
en me´moire inhe´rents aux BDDs.
Ce moteur hybride implicite/explicite d’exploration d’espaces d’e´tats atteignables a`
tout d’abord e´te´ applique´ a` la ge´ne´ration d’automates explicites. Dans ce cadre, l’ap-
proche hybride permet de re´soudre le proble`me de la de´tection a posteriori des tests in-
utiles, graˆce a` la repre´sentation canonique qu’offrent les BDDs des fonctions repre´sente´es.
Ne´anmoins, l’approche hybride ne semble gue`re approprie´e a` la ge´ne´ration d’automates
explicites. Cela est principalement duˆ a` la ne´cessite´, afin de respecter l’ordonnancement
et la causalite´ des actions de manipulations de donne´es, de cofactoriser les BDDs la` ou` de
simples de´compositions pourraient eˆtre utilise´es.
Nous avons e´galement applique´ ce moteur hybride implicite/explicite a` la ve´rification
formelle de proprie´te´s de suˆrete´. Les exemples sur lesquels nous avons conduit nos expe´ri-
mentations sont de taille trop restreinte ou au comportement trop line´aire pour que les
gains apporte´s par l’utilisation de BDDs puissent compenser et de´passer le surcouˆt qu’ils
imposent lorsque les fonctions manipule´es sont tre`s simples. Ne´anmoins, nous pensons
que la ve´rification formelle par une approche hybride implicite/explicite devrait eˆtre plus
efficace que par une approche purement explicite sur des mode`les de taille plus conse´quente
ou au comportement moins line´aire.
Enfin, nous avons applique´ notre moteur hybride implicite/explicite a` la ge´ne´ration de
se´quences de tests exhaustives. Bien que notre ge´ne´rateur de tests ne soit encore qu’a` l’e´tat
de prototype, nos expe´rimentations ont de´ja` re´ve´le´es des performances bien meilleures, s’ap-
prochant parfois de deux ordres de grandeurs, qu’un outil base´ sur une approche implicite
et notablement plus mature.
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Chapitre 6
Expe´rimentations
Ce chapitre pre´sente une partie des mode`les utilise´s pour nos expe´rimentations.
Nous de´taillons les re´sultats d’expe´riences pour ceux sur lesquels nos outils exhibent
des comportements repre´sentatifs ou notables.
6.1 Description des mode`les
Arbiter12
Ce mode`le correspond a` l’arbitre de bus de Robert de Simone, pre´sente´ en 4.1.4 (p. 81),
avec 12 cellules.
Le syste`me de priorite´ tournante des stations mis en œuvre dans ce mode`le souligne
notamment l’inte´reˆt de la ponde´ration des entre´es, e´galement pre´sente´e en 4.1.4 (p. 81).
ATDS-100-C2
Ce mode`le correspond a` un pilote de vide´o.
Carburant
Ce mode`le, re´alise´ par Dassault Aviation, correspond au syste`me de gestion du carbu-
rant de l’avion bi-re´acteur Mirage 2000-9.
Ce mode`le se preˆte tout a` fait aux techniques d’abstractions vues au Chapitre 3.
Les expe´riences que nous avons re´alise´es sur ce mode`le sont de´taille´es en 6.4 (p. 118).
FWS
Ce mode`le correspond au moniteur d’alarme de l’A380, le futur avion de ligne d’Airbus.
Comme le mode`le pre´ce´dent, Carburant, ce mode`le se preˆte tout a` fait aux techniques
d’abstractions vues au Chapitre 3.
Les expe´riences que nous avons re´alise´es sur ce mode`le sont de´taille´es en 6.5 (p. 125).
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TCINT
Ce mode`le correspond au pilote de bus Turbo Channel d’un processeur Alpha, utilise´
pour ge´rer l’interface entre une carte FPGA Perl et l’Alpha.
Renault
Cette application correspond a` une antique mode´lisation du tableau de bord de la
Renault R11 Electronic.
Testbench
Ce mode`le est un stimulateur parfaitement line´aire d’une application industrielle.
Tous ses registres e´tant mutuellement exclusifs, ce mode`le est de´raisonnablement long
a` ve´rifier a` l’aide de techniques implicites. Son extreˆme simplicite´ en fait ne´anmoins un
candidat ide´al pour les techniques explicites.
Les expe´riences que nous avons re´alise´es sur ce mode`le sont de´taille´es en 6.7 (p. 147).
TI
Ce mode`le correspond a` une nouvelle architecture de bus de donne´es arborescent de
Texas Instruments.
Parce qu’il comporte un grand nombre de registres redondants, les techniques impli-
cites e´chouent tre`s toˆt a` ve´rifier ce mode`le. Parce qu’il est tre`s profond, les analyses de
satisfiabilite´ e´chouent de meˆme. Par contre, parce qu’il a un comportement assez line´aire
et un nombre d’e´tats relativement restreint, ce mode`le se preˆte parfaitement aux analyses
explicites.
Les expe´riences que nous avons re´alise´es sur ce mode`le sont de´taille´es en 6.6 (p. 139).
Wristwatch
Cette application est la mode´lisation d’une montre-poignet digitale re´alise´e par Ge´rard
Berry, un exemple standard livre´ avec le compilateur Esterel et Esterel Studio.
6.2 Machine de test
Toutes les mesures ont e´te´ effectue´es sur une machine bi-Pentium III cadence´s a` 1 Ghz
avec 2 Go de me´moire et le syste`me d’exploitation Linux 2.2.20.
Cette machine e´tait re´initialise´e avant chaque se´quence d’expe´riences et —a` notre




– Les lignes en vert indiquent une terminaison correcte de l’outil ainsi qu’un re´sultat
correct.
– Les lignes en orange indiquent une terminaison correcte de l’outil mais un re´sultat
faux duˆ a` une sur-approximation excessive.
– Les lignes en rouge indiquent une terminaison incorrecte de l’outil due a` l’e´puisement
de la me´moire disponible.
– Me´thodes de calcul de l’espace d’e´tats atteignables :
– RSS=1 : toutes les combinaisons de variables d’e´tat sont conside´re´es atteignables ;
seules sont prises en conside´ration les relations d’implications ou d’exclusions entre
les signaux d’entre´es e´ventuellement spe´cifie´es par l’utilisateur.
– RSS=regtree : nous utilisons les relations d’exclusions entre registres spe´cifie´es par
l’arbre de se´lection (cf. 2.3.5, p. 28) comme seule restriction de l’espace d’e´tats
atteignable.
– exact : me´thode usuelle de calcul de l’espace d’e´tats atteignable (cf. 2.9, p. 38).
– inputization : en fonction d’indications fournies par des personnes maˆıtrisant le
mode`le, certaines variables d’e´tats sont remplace´es par des entre´es libres (cf. 3.3.1,
p. 51).
– inp. + rt as ics : les informations provenant de l’arbre de se´lection sont utilise´es
pour renforcer les contraintes entre les variables d’e´tats remplace´es par des entre´es
libres (cf. 3.4.2, p. 62).
– inp. + rt as orss : les informations provenant de l’arbre de se´lection sont utilise´es
comme borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignable (cf. 3.4.3, p. 63).
– inp. + rt as ics+orss : les informations provenant de l’arbre de se´lection sont
conjointement utilise´es a` la fois pour renforcer les contraintes entre les variables
d’e´tats remplace´es par des entre´es libres et comme borne supe´rieure de l’espace
d’e´tats atteignable.
– abstraction : en fonction d’indications fournies par des personnes maˆıtrisant le
mode`le, certaines variables d’e´tats sont abstraites et l’espace d’e´tats atteignables
du mode`le est calcule´ a` l’aide d’une logique tri-value´e (cf. 3.3.2, p. 53).
– abs. + rt as orss : les informations provenant de l’arbre de se´lection sont utilise´es
comme borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignable.
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6.4 Carburant
6.4.1 Description
Cette application mode´lise la gestion de carburant de l’avion bi-re´acteur Mirage 2000-9
de Dassault Aviation [BNLD00].
Le syste`me est compose´ de 5 re´servoirs internes, de 5 bidons larguables en vol et de
deux nourrices, qui servent de tampons pour alimenter les re´acteurs. La taˆche de cette
application est de ge´rer une alimentation en carburant correcte des nourrices, en prenant
notamment en compte :
– d’e´ventuelles de´faillances de composants syste`mes (pompes, gauges, moteurs, pressu-
risation, etc.) ;
– du maintient d’une bonne re´partition du carburant entre les deux parties de l’avion
afin d’en garantir la stabilite´ ;
– de l’ejection d’urgence de carburant ;
– du ravitaillement en vol ;
– des interventions du pilote.
En outre, l’application e´value re´gulie`rement les quantite´s de carburant restantes, afin de
de´tecter d’e´ventuelles de´faillances des gauges et pre´venir le pilote lorsque des seuils d’alertes
sont atteints.
La mode´lisation en SyncCharts et en Esterel++ —une e´volution objet d’Esterel
re´alise´e par Dassault Aviation— est lie´e a` une interface graphique de´veloppe´e en Java,
pre´sente´e par la Figure 6.1. Cette interface permet notamment de de´clencher les diverses
pannes envisage´es, afin de ve´rifier de manie`re informelle les re´actions du syste`me.
L’application Esterel ge´ne´re´e comprend 28 modules et 69 instances de modules pour
pre`s de 5 000 lignes de code. Le mode`le de´clare 72 signaux d’entre´e et 147 signaux de
sortie. Le circuit Esterel ge´ne´re´ comporte plus de 9 000 portes, plus de 17 000 litte´raux
et plus de 500 registres.
6.4.2 Calcul d’espace d’e´tats complet
Le calcul de l’espace d’e´tats atteignables du syste`me inte´gral e´choue tre`s toˆt sur une
machine disposant de 2 Go de me´moire. Seule la premie`re ite´ration, qui de´couvre 8 749 e´tats
en ne consommant pratiquement pas de me´moire, est comple´te´e en moins d’une seconde.
La seconde ite´ration e´choue apre`s 26 minutes par e´puisement de la me´moire disponible.
6.4.3 Ve´rification formelle
Ce mode`le comporte 4 proprie´te´s de suˆrete´ correctes, les deux premie`res e´tant en fait
purement combinatoires.
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Figure 6.1: Interface graphique de l’application Carburant
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La spe´cialisation du circuit a` ces 4 proprie´te´s par sweeping permet de supprimer 200
registres sur 500, mais cela ne rend pas pour autant le calcul d’espace d’e´tats atteignables
re´alisable (Tableau 6.1).
Il faut donc soit de´composer la ve´rification formelle en 4 sessions —chacune focalise´e
sur une seule proprie´te´— soit abstraire le mode`le.
6.4.4 Abstraction du mode`le
Nous avons contacte´ le responsable du projet chez Dassault Aviation, Emmanuel Le-
dinot, qui nous a imme´diatement sugge´re´ d’abstraire les bidons et les re´servoirs. En effet,
la plus grande partie de la logique de l’application est contenue dans les nourrices et les
moteurs. Il e´tait donc possible selon lui de relaˆcher comple`tement les comportements de
ces modules sans que cela n’ait d’impact sur les proprie´te´s.
Une telle abstraction permet de faire disparaˆıtre environ 300 registres. Par la suite, le
sweeping permet de supprimer encore d’une soixantaine a` la quasi-totalite´ des registres
restants.
Proprie´te´s 1, 2, 3 et 4
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle des 4 proprie´te´s a` la fois sont synthe´tise´es
par le Tableau 6.1.
Le calcul d’espace d’e´tats atteignables du mode`le spe´cialise´ par sweeping pour la ve´rifi-
cation des 4 proprie´te´s a` la fois n’est toujours pas re´alisable sur une machine disposant de
2 Go de me´moire.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules rend les 4 proprie´te´s ve´rifia-
bles en 35mn et en consommant une centaine de Mo.
L’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection pour renforcer les re-
lations entre les variables d’entre´es triple le temps de calcul et double pratiquement la
consommation de me´moire, sans toutefois re´duire le cardinal de l’ensemble d’e´tats at-
teignables. L’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection comme borne
supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables n’a pas non plus d’impact sur le cardinal de
l’espace, mais cela permet d’acce´le´rer le´ge`rement les calculs et de re´duire la consommation
me´moire d’un cinquie`me. L’utilisation conjointe des informations indique´es par l’arbre de
se´lection a` la fois pour renforcer les relations entre les variables d’entre´es et comme borne
supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables apporte les meˆmes surcouˆts que leur utilisation
seule pour renforcer les relations entre les variables d’entre´es.
L’abstraction des meˆmes variables d’e´tats a` l’aide d’une logique trivalue´e rend la ve´rifi-
cation formelle des proprie´te´s P3 et P4 possible. La ve´rification des proprie´te´s P1 et P2
e´choue du fait d’une sur-approximation excessive. Le calcul dure 1h 10 et ne´cessite plus de
450 Mo de me´moire. L’accroissement de la sur-approximation et l’effet “boule de neige”
ont pour conse´quence que deux ite´rations supple´mentaires sont ne´cessaires pour atteindre
le point fixe du calcul.
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L’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection comme borne supe´rieure
de l’espace d’e´tats atteignables permet de re´duire le cardinal de l’espace d’e´tats de pre`s de
5 ordres de grandeur, sans toutefois rendre les deux premie`res proprie´te´s ve´rifiables. Cela
rame`ne ne´anmoins le temps d’exe´cution a` une valeur proche des re´sultats de la technique
pre´ce´dente, la consommation me´moire e´tant 3.5 fois plus importante.
me´thode temps mem. nombre total d’e´tats atteignables a` la profondeur1 2 3 4 5 6
RSS = 1 0.7s 1Mo
RSS = regtree 56s 68Mo
exact ≈1h A 8 749 2.45e13
inputization 35mn 103Mo
37
70 574 1.46e6 1.56e6inp. + rt as ics 1h 43 192Moinp. + rt as orss 32mn 83Mo
inp. + rt as ics+orss 1h 39 190Mo
abstraction 1h 10 456Mo 1.35e15 5.62e18 2.44e21 3.12e21 3.12e21
abs. + rt as orss 38mn 286Mo 1.18e11 2.29e14 4.76e16 7.95e16 8.22e16
Tableau 6.1: Carburant : Ve´rification des proprie´te´s 1, 2, 3 et 4
Proprie´te´ 1
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 1 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.2.
Cette proprie´te´ est purement combinatoire et il est possible d’en construire le BDD
sans la moindre information de restriction, en une fraction de seconde et pratiquement
sans consommer de me´moire.
Utiliser les informations indique´es par l’arbre de se´lection comme espace d’e´tats attei-
gnables ne´cessite 40s de calculs et 63 Mo de me´moire.
Ve´rifier cette proprie´te´ sur un circuit spe´cialise´ par sweeping ne´cessite plus de 5mn de
calculs, 26 Mo de me´moire et 6 ite´rations.
Remplacer les variables d’e´tat des bidons et des re´servoirs par des entre´es libres permet
de diviser le nombre d’ite´rations ne´cessaires par 2 (6→ 3), le temps de calcul par 23 (5mn
→ 13s) et la consommation me´moire par plus de 6 (26 Mo → 4 Mo).
Utiliser les informations indique´es par l’arbre de se´lection pour renforcer les relations
entre les variables d’entre´es et/ou comme borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables
n’a pas d’impact sur le cardinal de l’ensemble d’e´tats et peut augmenter le´ge`rement le
temps de calcul ou la consommation me´moire.
Abstraire les variables d’e´tat des bidons et des re´servoirs a` l’aide d’une logique trivalue´e
fait e´chouer la ve´rification de la proprie´te´, du simple fait de la perte de corre´lation entre
diffe´rentes occurences d’une ou de plusieurs variables abstraites, puisque cela e´choue de`s la
premie`re ite´ration alors que l’ensemble des d’e´tats trouve´s atteignables a` cette profondeur
n’est pas plus important que celui trouve´ par la technique pre´ce´dente. La ve´rification de
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cette proprie´te´ e´choue ne´anmoins en une fraction de seconde et en n’ayant pratiquement
pas consomme´ de me´moire.
Utiliser les informations indique´es par l’arbre de se´lection comme borne supe´rieure
de l’espace d’e´tats atteignables ne fait qu’augmenter le´ge`rement le temps de calcul et la
consommation de me´moire, sans pour autant permettre la ve´rification de la proprie´te´.
me´thode temps mem. nombre total d’e´tats atteignables a` la profondeur1 2 3 4 5 6
RSS = 1 0.1s ≈0
RSS = regtree 40s 63Mo
exact >5mn 26Mo 8 749 5.57e11 1.5e16 3.93e16 4.60e16 5.14e16
inputization 13s 4Mo
37 878 2 953inp. + rt as ics 15s 5Moinp. + rt as orss 13s 4Mo
inp. + rt as ics+orss 15s 5Mo
abstraction 0.1s ≈0 37abs. + rt as orss 0.2s <0.5Mo
Tableau 6.2: Carburant : Ve´rification de la proprie´te´ 1
Proprie´te´ 2
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 2 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.3.
Les constatations que nous pouvons faire concernant la proprie´te´ 2 sont similaires a`
celles de la proprie´te´ 1, les temps de calculs et les consommations me´moire e´tant ne´anmoins
notablement infe´rieurs.
me´thode temps mem. nombre total d’e´tats atteignables a` la profondeur1 2 3 4 5
RSS = 1 0.1s ≈0
RSS = regtree 0.5s 3Mo
exact >1mn 10Mo 8 749 3.02e8 1.34e13 3.34e13 3.68e13
inputization 1s <0.5Mo
37 341 3 738inp. + rt as ics 1.5s 1.5Moinp. + rt as orss 1.2s 0.5Mo
inp. + rt as ics+orss 1.7s 1.5Mo
abstraction 0.2s ≈0 37abs. + rt as orss <0.5Mo
Tableau 6.3: Carburant : Ve´rification de la proprie´te´ 2
Proprie´te´ 3
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 3 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.4.
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Cette proprie´te´ n’est pas combinatoire, mais tenter de la ve´rifier sans la moindre infor-
mation de restriction est pratiquement instantane´ et sans consommation de me´moire.
Tenter de la ve´rifier avec les seules exclusions de variables d’e´tats indique´es par l’arbre
de se´lection e´choue aussi, mais en 6s et 48 Mo.
Le calcul exact de l’espace d’e´tats atteignables du circuit spe´cialise´ par sweeping a` cette
seule proprie´te´ se fait en 9mn, 73 Mo de me´moire et 5 ite´rations.
Remplacer les variables d’e´tat des bidons et des re´servoirs par des entre´es libres permet
de ve´rifier la proprie´te´ en seulement 3 secondes et 1.5 Mo de me´moire.
Utiliser les informations indique´es par l’arbre de se´lection pour renforcer les relations
entre les variables d’entre´es et/ou comme borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables
n’a pas d’impact sur le cardinal de l’ensemble d’e´tats et peut augmenter le temps de calcul
ou la consommation me´moire.
Abstraire les variables d’e´tat des bidons et des re´servoirs a` l’aide d’une logique trivalue´e
permet encore de re´duire d’un tiers le temps de ve´rification formelle au prix d’une le´ge`re
augmentation de la consommation de me´moire, bien que, du fait de la sur-approximation ac-
crue, une ite´ration supple´mentaire soit ne´cessaire. Toujours du fait de cette sur-approxima-
tion accrue, le cardinal de l’espace d’e´tats est supe´rieur de trois ordres de grandeur.
Utiliser les informations indique´es par l’arbre de se´lection comme borne supe´rieure de
l’espace d’e´tats atteignables permet de ramener le cardinal de l’espace des e´tats atteignable
au meˆme ordre de grandeur et de re´duire la consommation de me´moire. Cette strate´gie est
optimale pour ve´rifier cette proprie´te´.
me´thode temps mem. nombre total d’e´tats atteignables a` la profondeur1 2 3 4 5
RSS = 1 <0.1s ≈0
RSS = regtree 6s 48Mo
exact 9mn 73Mo 8 749 3.02e8 1.34e13 3.34e13 3.68e13
inputization 3s 1.5Mo
37
341 3 738inp. + rt as ics 4.4s 3Moinp. + rt as orss 3.2s 1.5Mo
inp. + rt as ics+orss 4.8s 3.5Mo
abstraction 1.9s <2Mo 2.71e5 9.49e6 9.52e6
abs. + rt as orss 2s <1.5Mo 1 670 6 807 7 407
Tableau 6.4: Carburant : Ve´rification de la proprie´te´ 3
Proprie´te´ 4
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 4 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.5.
Les constatations que nous pouvons faire concernant la proprie´te´ 4 sont similaires a`
celles de la proprie´te´ 3, les temps de calculs et les consommations me´moire e´tant ne´anmoins
notablement infe´rieurs.
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Encore une fois l’abstraction de variable a` l’aide d’une logique trivalue´e est la solution
optimale pour ve´rifier cette proprie´te´. Utiliser les informations indique´es par l’arbre de
se´lection comme borne supe´rieure de l’espace d’e´tats atteignables permet de re´duire le
cardinal de celui-ci au prix d’une tre`s le´ge`re augmentation de la consommation me´moire,
sans toutefois acce´le´rer les calculs.
me´thode temps mem. nombre total d’e´tats atteignables a` la profondeur1 2 3 4 5 6 7
RSS = 1 <0.1s ≈0
RSS = regtree 0.8s 6Mo
exact 2mn 15Mo
2
16 673 2.41e8 7.03e8 8.86e8 8.86e8 8.86e8
inputization 0.5s 0.5Mo
70 229 245inp. + rt as ics 1.2s 1.5Moinp. + rt as orss 0.6s <0.5Mo
inp. + rt as ics+orss 1.2s 1.5Mo
abstraction 0.4s 0.5Mo 4 337 1.08e6 2.42e6abs. + rt as orss <0.5Mo 865 79 255 1.77e5
Tableau 6.5: Carburant : Ve´rification de la proprie´te´ 4
6.4.5 Conclusions
Les deux premie`res proprie´te´s de ce mode`le sont purement combinatoires et triviale-
ment prouvables sans calcul d’espace d’e´tats atteignables. Notre technique d’abstraction
de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e e´choue a` ve´rifier ces proprie´te´s mais en une
fraction de seconde et avec une consommation de me´moire ne´gligeable.
Pour les deux autres proprie´te´s, notre technique d’abstraction de variables a` l’aide d’une





Cette application mode´lise le moniteur d’alarme de l’A380, le futur avion de ligne
d’Airbus a` deux e´tages qui permettra de transporter plus de 500 passagers sur pre`s de
15 000 kilome`tres en 2006.
Dans les postes de pilotage modernes, les alarmes pre´sente´es aux e´quipages sont de
natures tre`s varie´es, des majeures (de´faillance des re´acteurs, du train d’atterrissage, du
syste`me de gestion du carburant, etc.) a` d’autres dont la re´solution peut eˆtre reporte´e.
Le syste`me de gestion de ces alarmes vise a` alerter les pilotes d’un dysfonctionnement
et a` les guider dans le traitement de ces alarmes. Leur re´ponse doit eˆtre fonction de l’im-
portance relative de ces alarmes, qui sont susceptibles de survenir en meˆme temps. Le
syste`me doit donc eˆtre capable de ge´rer une file d’attente dynamique d’alarmes a` trai-
ter, les plus importantes devant prendre le pas sur les autres. Dans les phases sensibles
du vol —de´collage et atterrissage— certaines alarmes peuvent eˆtre masque´es et devront
eˆtre de nouveau signale´es dans les phases moins sensibles (croisie`re, etc.). Le syste`me doit
e´galement permettre la gestion d’alarmes errone´es.
Les alarmes transportent plusieurs niveaux d’information par le biais de sons, de si-
gnaux lumineux, d’affichage textuel sur des e´crans ou de voix synthe´tise´es de´crivant la
nature des proble`mes. L’information doit eˆtre pre´cise et concise, permettant ainsi aux
e´quipages d’identifier et de confirmer les proble`mes dans un premier temps, puis d’effec-
tuer le traitement approprie´ dans un deuxie`me temps.
L’application Esterel ge´ne´re´e comprend 6 modules et 10 instances de modules pour
environ 900 lignes de code. Le mode`le de´clare 12 signaux d’entre´e et 47 signaux de sor-
tie. Aucune relation entre les signaux d’entre´e n’est spe´cifie´e. Le circuit Esterel ge´ne´re´
comporte plus de 2 000 portes et 128 registres.
6.5.2 Calcul d’espace d’e´tats complet
Le calcul de l’espace d’e´tats atteignables du syste`me inte´gral est relativement peu
couˆteux et s’effectue en 14 ite´rations, moins d’une demi-heure et en consommant 223 Mo
de me´moire (cf. Tableau 6.6).
Le syste`me complet a pre`s de 45 millions d’e´tats atteignables.
6.5.3 Ve´rification formelle
Ce mode`le comporte 8 proprie´te´s de suˆrete´ correctes.
Les observateurs relatifs a` ce mode`le ont e´te´ de´veloppe´s se´pare´ment afin de permettre
une ve´rification en boˆıte noire (cf. 3.6, p. 68). L’ajout des 8 observateurs, de leur logique et
de leurs variables d’e´tats n’augmente pas de manie`re sensible le couˆt de calcul de l’espace
d’e´tats atteignables (cf. Tableau 6.7).
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La ve´rification en boˆıte noire, combine´e avec une spe´cialisation par sweeping du circuit
en fonction des proprie´te´s a` ve´rifier, ne permet ne´anmoins gue`re de supprimer de variables
d’e´tats : elles sont pratiquement toutes pre´sentes dans les supports de chaque proprie´te´.
La de´composition de la ve´rification formelle en diffe´rentes sessions —chacune focalise´e sur
une seule proprie´te´— n’apporte donc gue`re d’inte´reˆt. La dure´e de chaque session n’e´tant
infe´rieure que de quelques minutes a` la dure´e de la session ve´rifiant toutes les proprie´te´s a`
la fois, de´composer les ve´rifications ne´cessite pratiquement 8 fois plus de temps.
6.5.4 Abstraction du mode`le
Afin de re´duire le couˆt de ve´rification formelle du mode`le, nous avons contacte´ son
de´veloppeur, Lionel Blanc, qui, en quelques minutes, nous a indique´ quels e´taient les mo-
dules dont le comportement ne devaient pas avoir d’impact sur les proprie´te´s.
Ses indications e´tant diffe´rentes pour chacune des proprie´te´s, nous pre´sentons les re´sul-
tats des expe´riences proprie´te´ par proprie´te´.
Proprie´te´ 1
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 1 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.8.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de re´duire le temps de ve´rification formelle par un facteur supe´rieur a` 90 (29mn→ 19s), la
me´moire e´tant re´duite par un facteur supe´rieur a` 45 (187 Mo → 4 Mo). Le nombre total
d’ite´rations ne´cessaires est re´duit de 13 a` 9.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les rela-
tions entre les entre´es ou borner la sur-approximation n’a aucun effet sur les cardinaux des
ensembles d’e´tats. Cela peut ne´anmoins augmenter le´ge`rement le temps de calcul (19s →
19-22-23s) et cela double la consommation me´moire (4 → 9 Mo).
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e permet encore d’acce´le´rer les
calculs, mais re´duit le´ge`rement moins la me´moire consomme´e : le temps de calcul est divise´
par 250 (25mn → 6s) et la me´moire est re´duite par un facteur supe´rieur a` 30 (187 Mo →
6 Mo).
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation augmente le´ge`rement le temps de calcul (6s → 8s) mais re´duit le cardinal
de l’espace d’e´tats atteignables par un facteur proche de 5.
Proprie´te´ 2
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 2 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.9.
Cette proprie´te´ est en fait purement combinatoire : elle ne de´pend pas fonctionnelle-
ment des variables d’e´tats. De plus, la construction du BDD de cette proprie´te´ s’ave`re
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eˆtre triviale, meˆme sans la moindre information de restriction. Cette proprie´te´ est donc
imme´diatement ve´rifiable avec une consommation de me´moire ne´gligeable.
Par rapport a` une ve´rification formelle avec calcul exact de l’espace d’e´tats du syste`me,
le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet de
re´duire le temps de calcul par un facteur supe´rieur a` 20 (25mn → 1mn 9s) et la consom-
mation me´moire par un facteur supe´rieur a` 13 (188 Mo → 14 Mo). Le nombre d’ite´rations
ne´cessaires est re´duit de 13 a` 10.
L’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection pour renforcer les re-
lations entre les variables d’entre´es augmente le´ge`rement le temps de calcul et la consom-
mation me´moire, mais divise pratiquement par 2 le cardinal de l’espace d’e´tats attei-
gnables. L’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection pour borner la
sur-approximation permet une ame´lioration tre`s notable : le temps de calcul est divise´ par
375 (25mn → 4s) et la consommation me´moire est divise´e par 75 (188 Mo → 2.5 Mo) ;
le nombre d’ite´rations est re´duit de 13 a` 4 et le cardinal de l’espace d’e´tats est divise´ par
65. L’utilisation conjointe des informations indique´es par l’arbre de se´lection a` la fois pour
renforcer les relations entre les variables d’entre´es et borner la sur-approximation offre les
meˆmes apports quant au temps de calcul et a` la consommation me´moire, mais permet de
re´duire le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables de 2 ordres de grandeur.
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e a un inte´reˆt mitige´ : le
temps de calcul est re´duit d’un tiers mais la consommation me´moire est plus que double´e.
Ne´anmoins, l’utilisation des informations indique´es par l’arbre de se´lection pour borner
la sur-approximation ame´liore cette apport : le temps de calcul est re´duit par un facteur
supe´rieur a` 30 (25mn → 44s) et la consommation me´moire est divise´e par 4 (188 Mo →
47 Mo).
Proprie´te´ 3 1
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 3 1 sont synthe´tise´es par
le Tableau 6.10.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de re´duire le temps de ve´rification formelle par 250 (25mn→ 6s), la me´moire e´tant re´duite
par 90 (184 Mo → 2 Mo). Le nombre total d’ite´rations ne´cessaires est re´duit de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les rela-
tions entre les entre´es triple pratiquement le temps de calcul, multiplie par 6 la consomma-
tion me´moire et ne re´duit que d’un quart le cardinal de l’espace d’e´tats. Ne´anmoins, l’utili-
sation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-approximation
ame´liore notablement les re´sultats : le temps de calcul est divise´ par plus de 400 (25mn →
3.5s) et la consommation me´moire par plus de 120 (184 Mo→ 1.5 Mo), le cardinal de l’es-
pace d’e´tats e´tant plus que divise´ par 2. L’utilisation conjointe des informations indique´es
par l’arbre de se´lection a` la fois pour renforcer les relations entre les variables d’entre´es et
borner la sur-approximation est moins inte´ressante : le temps de calcul est divise´ par 200,
la consommation me´moire par 35 mais le cardinal de l’espace d’e´tats est divise´ par 3.
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L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e est moins performant : le
temps de calcul est divise´ par plus de 40 (25mn→ 36s) et la me´moire par pre`s de 6 (184 Mo
→ 31 Mo). Le cardinal de l’espace d’e´tats est augmente´ de trois ordres de grandeur.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation ame´liore le´ge`rement ces performances : le temps de calcul est divise´ par
plus de 70 (25m → 21s), la consommation me´moire est divise´e par 10 (184 Mo → 18 Mo)
et le cardinal de l’espace d’e´tats n’est multiplie´ “que” par 30.
Proprie´te´ 3 2
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 3 2 sont synthe´tise´es par
le Tableau 6.11.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de diviser le temps de ve´rification formelle par pre`s de 70 (25mn → 22s) en re´duisant la
consommation me´moire par plus de 40 (188 Mo → 4.5 Mo). Le nombre total d’ite´rations
ne´cessaires est re´duit de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les rela-
tions augmente le´ge`rement le temps de calcul, triple la consommation me´moire et ne re´duit
que d’un quart le cardinal de l’espace d’e´tats. Ne´anmoins, l’utilisation des informations pro-
venant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-approximation ame´liore notablement les
re´sultats : le temps de calcul est divise´ par pre`s de 140 (25mn → 11s) et la consommation
me´moire par plus de 60 (188 Mo→ 3 Mo), le cardinal de l’espace d’e´tats e´tant divise´ par 4.
L’utilisation conjointe des informations indique´es par l’arbre de se´lection a` la fois pour ren-
forcer les relations entre les variables d’entre´es et borner la sur-approximation ame´liore le
temps de calcul, de´sormais divise´ par 150 (25mn → 10s), mais augmente la consommation
de me´moire, divise´e par pre`s de 35 (188 Mo → 5.5 Mo).
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e ne permet pas de ve´rifier
cette proprie´te´, du fait d’une sur-approximation excessive : la proprie´te´ est trouve´e violable
de`s la seconde ite´ration. La session e´choue ne´anmoins qu’en une fraction de seconde et
pratiquement sans consommer de me´moire.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation ame´liore le´ge`rement ces performances : le temps de calcul est divise´ par
plus de 70 (25m → 21s), la consommation me´moire est divise´e par 10 (184 Mo → 18 Mo)
et le cardinal de l’espace d’e´tats n’est multiplie´ “que” par 30.
Proprie´te´ 4 1
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 4 1 sont synthe´tise´es par
le Tableau 6.12.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de diviser le temps de calcul par plus de 200 (25mn → 7s) en re´duisant la consommation
6.5. FWS 129
me´moire par pre`s de 75 (186 Mo → 2.5 Mo). Le nombre total d’ite´rations ne´cessaires est
re´duit de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les re-
lations double le temps de calcul, triple la consommation me´moire et ne re´duit que d’un
quart le cardinal de l’espace d’e´tats. Ne´anmoins, l’utilisation des informations provenant de
l’arbre de se´lection pour borner la sur-approximation ame´liore notablement les re´sultats :
le temps de calcul est divise´ par 375 (25mn → 4s) et la consommation me´moire par plus
de 90 (186 Mo→ 2 Mo), le cardinal de l’espace d’e´tats e´tant plus que divise´ par 2. L’utili-
sation conjointe des informations indique´es par l’arbre de se´lection a` la fois pour renforcer
les relations entre les variables d’entre´es et borner la sur-approximation rame`ne le temps
de calcul a` 7s et la consommation me´moire a` 4 Mo.
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e ne permet pas de ve´rifier cette
proprie´te´, du fait d’une sur-approximation excessive : la proprie´te´ est trouve´e violable a` la
troisie`me ite´ration. La session e´choue ne´anmoins qu’en 3.5s et en ayant consomme´ 11 Mo.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation permet la ve´rification de cette proprie´te´, mais moins rapidement qu’en
remplac¸ant les variables d’e´tats par des entre´es libres : le temps de calcul est divise´ par
55 (25m → 27s), la consommation me´moire est divise´e par 7 (186 Mo → 26 Mo) mais le
nombre d’ite´rations ne´cessaires est re´duit a` 8.
Proprie´te´ 4 2
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 4 2 sont synthe´tise´es par
le Tableau 6.13.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de diviser le temps de calcul par pre`s de 190 (25mn → 8s) en re´duisant la consommation
me´moire par plus de 60 (192 Mo → 3 Mo). Le nombre total d’ite´rations ne´cessaires est
re´duit de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les re-
lations double le temps de calcul, triple la consommation me´moire et ne re´duit que d’un
quart le cardinal de l’espace d’e´tats. Ne´anmoins, l’utilisation des informations provenant de
l’arbre de se´lection pour borner la sur-approximation ame´liore notablement les re´sultats :
le temps de calcul est divise´ par 375 (25mn → 4s) et la consommation me´moire par plus
de 90 (192 Mo → 2 Mo), le cardinal de l’espace d’e´tats e´tant pratiquement divise´ par 4.
L’utilisation conjointe des informations indique´es par l’arbre de se´lection a` la fois pour
renforcer les relations entre les variables d’entre´es et borner la sur-approximation rame`ne
le temps de calcul a` 7s et la consommation me´moire a` 4 Mo.
L’abstraction des variables d’une logique trivalue´e ne permet pas de ve´rifier cette pro-
prie´te´, du fait d’une sur-approximation excessive : la proprie´te´ est trouve´e violable a` la
troisie`me ite´ration. La session e´choue ne´anmoins qu’en 4s et en ayant consomme´ 10 Mo.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation permet la ve´rification de cette proprie´te´, mais moins rapidement qu’en
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remplac¸ant les variables d’e´tats par des entre´es libres : le temps de calcul est divise´ par
pre`s de 55 (25m → 28s), la consommation me´moire est divise´e par pre`s de 9 (192 Mo →
22 Mo) mais le nombre d’ite´rations ne´cessaires est re´duit a` 8.
Proprie´te´ 5
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 5 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.14.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de re´duire le temps de ve´rification formelle par un facteur supe´rieur a` 70 (25mn→ 21s), la
me´moire e´tant re´duite par un facteur supe´rieur a` 55 (195 Mo → 3.5 Mo). Le nombre total
d’ite´rations ne´cessaires est re´duit de 13 a` 9.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les rela-
tions et/ou borner la sur-approximation n’a pas d’impact sur le cardinal de l’espace d’e´tats
atteignables, ni sur le nombre d’ite´rations. On note ne´anmoins un le´ger ralentissement des
calculs (21s → 25s / 22s / 27s), mais une augmentation e´ventuellement importante de la
consommation me´moire (3.5 Mo → 12.5 Mo / 4 Mo / 13 Mo).
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e acce´le`re encore plus les cal-
culs, re´duits d’un facteur 100 (25mn→ 15s), la consommation me´moire e´tant re´duite d’un
facteur 14 (195 Mo → 14 Mo). Le nombre d’ite´rations ne´cessaire est encore plus re´duit et
passe de 13 a` 7.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection borner la sur-approxima-
tion divise le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables par pre`s de 4, mais augmente d’un
quart les temps de calculs et d’un septie`me la consommation de me´moire.
Proprie´te´ 6
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 6 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.15.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres permet
de re´duire le temps de ve´rification formelle par un facteur proche de 250 (29mn → 7s), la
consommation me´moire par un facteur supe´rieur a` 90 (231 Mo → 2.5 Mo) et le nombre
total d’ite´rations ne´cessaires de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les re-
lations entre les variables d’e´tat remplace´es par des entre´es libres re´duit d’un quart le
cardinal de l’espace d’e´tats atteignables, mais double pratiquement les temps de calculs et
quadruple la consommation me´moire. L’utilisation des informations provenant de l’arbre de
se´lection pour borner la sur-approximation permet ne´anmoins de re´duire encore le temps
de calcul, qui est alors divise´ par plus de 400 (29mn → 4s), la me´moire e´tant re´duite par
un facteur supe´rieur a` 115 (231 Mo→ 2 Mo) et le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables
par plus de 2. L’utilisation conjointe des informations provenant de l’arbre de se´lection a` la
fois pour renforcer les relations et borner la sur-approximation n’acce´le`re pas les calculs et
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double presque la consommation me´moire, mais divise par 3 le cardinal de l’espace d’e´tats
atteignables.
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e ne permet pas la ve´rification
formelle de cette proprie´te´, du fait d’une sur-approximation excessive. Les calculs cessent
de`s la seconde ite´ration, en 3s et en ayant consomme´ 12 Mo de me´moire.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation permet de re´duire le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables d’un ordre de
grandeur et de re´duire le´ge`rement la consommation me´moire (12 Mo→ 11 Mo), mais sans
toutefois rendre la proprie´te´ ve´rifiable.
Proprie´te´ 7
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de la proprie´te´ 7 sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.16.
Le remplacement des variables d’e´tats de certains modules par des entre´es libres ne
re´duit le temps de calcul “que” d’un facteur 22 (25mn → 1mn 8s) et la me´moire d’un
facteur 14 (184 Mo → 13 Mo), le nombre d’ite´rations ne´cessaires passant de 13 a` 10.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les rela-
tions ralentit le´ge`rement les calculs et augmente le´ge`rement la consommation de me´moire.
Ne´anmoins, l’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner
la sur-approximation divise le temps de calcul par 375 (25mn → 4s), la consommation
me´moire par plus de 70 (184 Mo → 2.5 Mo) et re´duit le nombre d’ite´rations ne´cessaires
de 13 a` 4 en divisant le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables par 65. L’utilisation des
informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer les relations, en plus de bor-
ner la sur-approximation, n’alte`re pas de manie`re significative le temps de calcul ou la
consommation de me´moire, mais re´duit le cardinal de l’espace d’e´tats atteignables de deux
tiers.
L’abstraction des variables a` l’aide d’une logique trivalue´e rend la proprie´te´ ve´rifiable
en 16 minutes, soit en ne re´duisant le temps de calcul “que” d’un tiers, mais en doublant la
consommation me´moire. La sur-approximation est telle que le cardinal de l’espace d’e´tats,
trouve´ en 8 ite´rations au lieu de 13, est pre`s de 700 fois supe´rieur.
L’utilisation des informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-
approximation permet de re´duire le cardinal de l’espace d’e´tats de 4 ordres de grandeur et
de ramener le temps de calcul a` 13s, soit une re´duction d’un facteur supe´rieur a` 115, mais
avec une consommation me´moire de 47 Mo, soit une re´duction d’un facteur proche de 4.
6.5.5 Conclusions
Nos expe´riences pour la ve´rification formelle de ce mode`le sont synthe´tise´es par le
Tableau 6.17.
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Sur ce mode`le, le remplacement de certaines variables d’e´tats par des entre´es libres
permet, quelles que soient les proprie´te´s, de re´duire les temps de calculs et la consommation
me´moire par d’importants facteurs, allant respectivement de 22 a` 250 et de 13 a` 92.
Quelle que soit la proprie´te´, utiliser les informations provenant de l’arbre de se´lection
pour renforcer les relations entre les variables d’e´tat remplace´es par des entre´es libres
ralentit les calculs de 7% a` 115% en augmentant la me´moire de 20% a` 500%. Le cardinal
de l’espace d’e´tats est parfois re´duit, mais toutes les proprie´te´s e´taient de´ja` ve´rifiables.
Il est beaucoup plus inte´ressant d’utiliser les informations provenant de l’arbre de
se´lection pour borner la sur-approximation, ce qui n’augmente le temps de calcul et la
consommation me´moire (respectivement de 4% et 14%) que pour 1 proprie´te´ sur 9. Pour
toutes les autres proprie´te´s, a` la fois les temps de calculs et la consommation me´moire sont
encore re´duits jusqu’a` des facteurs respectivement supe´rieurs a` 17 et 5.
Utiliser les informations provenant de l’arbre de se´lection pour renforcer en plus les
relations n’ame´liore le´ge`rement le temps de calcul que pour une seule proprie´te´ (de 10%)
en doublant pratiquement la consommation me´moire. Dans la plupart des cas, on retrouve
l’augmentation a` la fois des temps de calculs et de la consommation me´moire, respective-
ment de 0% a` 115% et de 0% a` 233%.
Sur ce mode`les, les apports de l’abstraction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e
sont plus mitige´s. Pour 4 proprie´te´s sur 9, une sur-approximation excessive empeˆche la
ve´rification des proprie´te´s, mais les calculs terminent en peu de temps et en ayant consomme´
peu de me´moire. Pour les 2 autres proprie´te´s (2 et 7), les gains en temps et en me´moire
sont modestes (33%) alors que la consommation de me´moire est multiplie´e par 2. Pour la
proprie´te´ 3 1, les gains sont plus notables (temps de calcul divise´ par 40 et consommation
me´moire divise´e par 6). Enfin, pour les proprie´te´s 1 et 5, les gains en temps sont maximaux
et de´passent la me´thode consistant a` remplacer des variables d’e´tat par des entre´es libres,
quoi que la consommation de me´moire soit plus importante.
Utiliser les informations provenant de l’arbre de se´lection pour borner la sur-approxima-
tion rend toutes les proprie´te´s ve´rifiables sauf la proprie´te´ 6. Cela permet aussi de re´duire
les temps de calculs dans 3 cas sur 4, en les divisant par 22 dans 2 cas. La consommation



























































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































































Ce mode`le correspond a` une nouvelle architecture de bus de donne´es de Texas Instru-
ments. Ce bus a une topologie arborescente, les nœuds e´tant des commutateurs (switches)
charge´s d’orienter les donne´es vers leur destination.
Ce bus ainsi que les diffe´rents commutateurs qui le composent sont destine´s a` eˆtre
re´partis dans un volume important, tel celui d’une voiture. Cet objectif impose des contrain-
tes quant au nombre de caˆbles entre les commutateurs, qui doivent eˆtre en nombre re´duit.
Les transferts de donne´es se font sous la forme de transactions de´coupe´es en plusieurs
e´tapes. La contrainte relative a` la quantite´ de caˆble impose a` chaque commutateur de scru-
ter la transaction en cours, meˆme si cette transaction ne le concerne pas, afin de conserver
la synchronisation de l’ensemble des commutateurs : il n’e´tait pas possible de rajouter des
fils porteurs de signaux de synchronisation. On peut donc voir les commutateurs comme
des automates cycliques, chacun des e´tats correspondant a` une e´tape de la transaction.
Ces automates cycliques “tournent” en paralle`le afin de demeurer synchronise´s.
La version du bus que nous avons e´tudie´e comporte 2 commutateurs a` 4 voies de
donne´es. Elle est compose´e de 25 modules diffe´rents et 65 instances de modules pour pre`s
de 8 000 lignes de code Esterel ge´ne´re´es a` partir de diagrammes SyncCharts. Ce mode`le
comporte plus de 800 registres. Les transactions e´tant tre`s longues —elles peuvent de plus
eˆtre pre´empte´es par des transactions de plus forte priorite´—, ce mode`le est tre`s profond :
son diame`tre est e´gal a` 181. Ce mode`le a 652 948 e´tats.
6.6.2 Ve´rification formelle
Pour la ve´rification formelle, ce mode`le est englobe´ dans un module maˆıtre qui fournit
des fonctionnalite´s de contraintes se´quentielles d’environnement. Le mode`le re´sultant a 7
signaux d’entre´es et 15 signaux d’observateurs enfouis profonde´ment dans le mode`le. Ce
mode`le n’est donc pas ve´rifiable par une approche en boˆıte noire.
Les 15 proprie´te´s ont toutes les meˆmes supports, et il n’apporte rien de de´composer la
ve´rification en diffe´rentes sessions pour chaque proprie´te´. L’intrication des supports est a
priori inde´pendante de la construction en boˆıte blanche ; l’extraction des observateurs et
leur utilisation en boˆıte noire aurait les meˆmes conse´quences.
Les diffe´rents composants de ce mode`le e´tant tre`s fortement interde´pendants, le concep-
teur de cette imple´mentation, Ce´dric Hyppolite, n’a pas juge´ possible l’application de nos
techniques d’abstraction de variables.
Approche implicite
Les commutateurs e´tant assimilable a` des automates cycliques “tournant” de manie`re
synchronise´e, ce mode`le comporte un nombre tre`s important de registres redondants —
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une petite moitie´ environ puisqu’il y a deux commutateurs. L’importante proportion de
registres redondants fait e´chouer les techniques implicites a` base de BDDs.
En effet, avec des BDDs, les calculs d’images intervenant lors de chaque e´tape du calcul
de l’espace d’e´tats atteignables se font en ne conservant qu’un seul repre´sentant de chacune
des classes d’e´quivalences des fonctions de registres (cf. 2.9.4, p. 42). Les calculs d’images
n’impliquent donc pas la moindre fonction redondante mais, a` la fin de chaque e´tape, les
e´tats images doivent eˆtre confronte´s a` l’ensemble des e´tats de´couverts jusqu’alors afin de
de´terminer l’ensemble des nouveaux e´tats. Cette e´tape ne´cessite de comparer des CBFs
munis de listes d’e´quivalences de variables dont le contenu peut eˆtre notablement diffe´rent.
La comparaison des CBFs implique alors de normaliser les deux CBFs afin qu’elles aient
les meˆmes listes d’e´quivalence de variables. Cette normalisation implique des substitutions
de variables, processus exponentiel dans le pire des cas.
Avec des techniques implicites, seuls les 8 premiers niveaux de profondeur du mode`le
(sur 181) peuvent eˆtre ve´rifie´s, en 10mn et en consommant 270 Mo de me´moire. L’analyse
du 9e`me niveau e´choue apre`s 7mn en ayant e´puise´ les 2 Go de me´moire disponibles. Les
proprie´te´s ne sont donc valide´es que pour a` peine plus d’1% des e´tats atteignables.
La Figure 6.2 pre´sente, pour chaque niveau de profondeur du mode`le, le temps passe´
et le nombre de nœuds dans les BDDs repre´sentant l’ensemble des nouveaux e´tats et celui
de l’espace d’e´tats atteignables de´couvert jusqu’alors.
Figure 6.2: TI : temps et nœuds de BDDs par profondeur
On peut constater que les 7 premie`res profondeurs sont analyse´es en temps ne´gligeable
et que pour la 8e`me profondeur, dont la dure´e d’analyse est proche des 10mn, seul le temps
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passe´ a` discriminer les nouveaux e´tats des e´tats de´ja` connus ressort. On voit aussi se dessi-
ner une tendance exponentielle pour le nombre de nœuds de l’espace d’e´tats atteignables.
La Figure 6.3 pre´sente, pour chaque niveau de profondeur du mode`le, la distribution
du temps passe´ dans chacune des e´tapes du calcul d’espace d’e´tats atteignables.
Figure 6.3: TI : distribution du temps par profondeur
L’analyse des premie`res profondeurs e´tant tre`s rapide, les valeurs ne sont pas vraiment
significative, mais une tendance nette se profile : a` partir d’un temps d’analyse essentielle-
ment partage´ entre la confrontation des proprie´te´s aux nouveaux e´tats et la construction
des 800 fonctions de transitions, la proportion du temps passer a` discriminer les nouveaux
e´tats des e´tats de´ja` connus devient pre´ponde´rante.
Utilisation de l’analyseur de satisfiabilite´ Prover
L’importante longueur des transactions confe`re a` ce mode`le un diame`tre tre`s important
(181), qui fait e´chouer les technologies a` base d’analyse de satisfiabilite´ (SAT Solvers).
L’analyseur de satisfiabilite´ inte´gre´ a` Esterel Studio, Prover, ne parvient pas a` valider la
moindre proprie´te´. La consommation me´moire est toutefois tre`s restreinte et son e´volution
tre`s re´gulie`re, comme le montre la Figure 6.4 pour les 6 premie`res heures de calcul.
Nous avons laisse´ l’analyseur poursuivre ses calculs durant de nombreuses heures sans
qu’aucun nouveau re´sultat n’e´merge. L’outil ne donne ni signe de vie, ni d’indication concer-
nant le nombre de niveaux de profondeurs ve´rifie´s.
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Figure 6.4: TI : ve´rification formelle par analyse de satisfiabilite´
Approche purement explicite et hybride implicite/explicite
En fait, le comportement de ce mode`le est fortement line´aire : dans la majorite´ des
e´tats, tre`s peu de branchements sont ne´cessaires pour passer d’un e´tat a` un autre. De plus,
a` la fois le nombre d’e´tats atteignables (652 948) et le nombre d’octets ne´cessaires pour
repre´senter un e´tat (une centaine) sont re´duits. Ce mode`le est donc tout a` fait analysable
par des techniques explicites.
Le tableau 6.18 synthe´tise les re´sultats de nos diffe´rentes tentatives de ve´rification for-
melle du mode`le par des techniques implicites et explicites. La` ou` les techniques purement
implicites e´chouent en ne validant qu’un peu plus d’1% des e´tats atteignables, en 17mn et
en consommant 2 Go de me´moire, les techniques purement explicites valident l’inte´gralite´
du mode`le en 2h 33 et 104 Mo. Sur ce mode`le tre`s line´aire, la propagation de BDDs pour
stabiliser le circuit ge´ne`re un surcouˆt en temps de l’ordre de 25% : la ve´rification a` l’aide
de techniques hybrides implicites/explicites se fait alors en 3h 09 et 110 Mo.
Les Figures 6.5 a` 6.8 mettent en valeur la line´arite´, a` la fois en temps et en me´moire,
du comportement des techniques explicites sur ce mode`le.
6.6.3 Ge´ne´ration d’automate
La ge´ne´ration d’un automate explicite a` partir de ce mode`le (cf. Tableau 6.19) ne
ne´cessite que 44% de temps supple´mentaire (2h 33 → 3h 40), mais avec plus de deux fois










181 100% 652 948 100%
2h 33 104Mo
hybride 3h 09 110Mo
Tableau 6.18: TI : Synthe`se des expe´riences de ve´rification formelle
Figure 6.5: TI : nouveaux e´tats de´couverts et temps d’analyse par profondeur
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Figure 6.6: TI : progression des e´tats totaux et du temps d’analyse avec la profondeur
Figure 6.7: TI : progression des e´tats analyse´s et de la consommation me´moire avec le
temps
6.6. TI 145
Figure 6.8: TI : de´bit d’analyse des e´tats par profondeur
nœuds uniques. L’approche hybride implicite/explicite de la ge´ne´ration d’automates expli-
cites est plus lente de 18% (3h 25 → 4h 03) pour une consommation me´moire supe´rieure
de 2% (144 Mo → 147 Mo).
approche temps me´moire e´tats nœuds
explicite 3h 25 144 Mo
652 949
1 007 969
implicite 4h 03 147 Mo 1 076 393
Tableau 6.19: TI : Ge´ne´ration d’automate
6.6.4 Arbre a` 10 commutateurs
Nous avons applique´ notre outil de ve´rification formelle purement explicite sur une
version beaucoup plus complexe de cette application : l’arbre du bus contenait alors 10
commutateurs pour 28 modules SyncCharts, 244 instances de modules, plus de 27 000
nets et pre`s de 1 300 registres.
Sur une machine dote´e de 2 Go de me´moire vive, notre outil parvient a` analyser ce
mode`le jusqu’a` la 69e`me profondeur, en ve´rifiant plus de 15 000 000 d’e´tats, en moins de
3 jours.
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6.6.5 Conclusions
Parce qu’il a de nombreux registres redondants, ce mode`le n’est pas ve´rifiable a` l’aide
de techniques purement implicites.
Parce qu’il est tre`s profond, ce mode`le ne peut eˆtre comple`tement ve´rifie´ a` l’aide d’ana-
lyseurs de satisfiabilite´.
Par contre, parce qu’il a un comportement tre`s line´aire et qu’il comporte relativement




Ce mode`le, plutoˆt anecdotique, stygmatise a` l’extreˆme les diffe´rences de comportements
entre les techniques purement implicites et les techniques purement explicites ou hybrides
implicites/explicites lorsque le nombre de registres redondants est tre`s important et le
comportement tre`s line´aire.
Cette application mode´lise un stimulateur parfaitement line´aire pour un mode`le in-
dustriel. Quoique son imple´mentation soit assez complexe, elle se rame`ne a` une se´quence
line´aire d’e´missions de signaux. Tous les registres sont mutuellement exclusifs et, a` chaque
niveau de profondeur, tous les registres sauf un sont a` 0. Cette application contient de
nombreux compteurs, et il est indispensable d’expanser ces compteurs (cf. 4.1.4, p. 79),
quelle que soit l’approche de ve´rification formelle adopte´e.
Du fait des nombreux registres redondants, les techniques implicites ne´cessitent 39mn
pour ve´rifier ce mode`le absolument trivial. Du fait de son importante profondeur (243),
les techniques a` base d’analyseur de satisfiabilite´ ne donnent aucune information, meˆme
apre`s 3 heures de calculs. Par contre, les techniques purement implicites ou hybrides im-
plicites/explicites ve´rifient ce mode`le en respectivement 1.6s et 1.8s.
approche temps me´moire
implicite 39mn 8.5Mo
Prover (aucun re´sultat) >3h <40Mo
explicite 1.6s ≈0 Ko
hybride 1.8s ≈0 Ko
Tableau 6.20: Testbench : Ve´rification formelle
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Chapitre 7
Conclusion
Nous avons traite´ dans cette the`se des approches implicites et explicites de l’exploration
d’espaces d’e´tats atteignables de syste`mes re´actifs synchrones exprime´s sous la forme de
circuits logiques. Nous utilisons les re´sultats de ces explorations a` des fins de ve´rification
formelle ou de ge´ne´ration d’automates explicites.
Dans le cadre de l’approche implicite, nous avons de´veloppe´ un nouvel outil de ve´rifica-
tion formelle qui inte`gre plusieurs strate´gies visant a` re´duire le nombre de variables im-
plique´es dans les calculs d’espaces d’e´tats atteignables. La plus simple est la technique
usuelle de remplacement de certaines variables d’e´tats par des entre´es libres. Nous propo-
sons d’e´tendre cette technique par l’abstraction de variables a` l’aide d’une logique trivalue´e.
Nous proposons e´galement de ge´rer l’e´dition de lien du mode`le a` ve´rifier et des observateurs
contenant les proprie´te´s au sein meˆme du ve´rifieur afin de s’affranchir des liaisons exces-
sives ge´ne´re´es par le compilateur Esterel v5 et ainsi obtenir des supports de fonctions
plus re´duits.
Dans le cadre de l’approche explicite, nous avons de´veloppe´ un nouveau moteur d’ex-
ploration d’espaces d’e´tats atteignables. Ce moteur repose sur une simulation de la pro-
pagation des informations dans le circuit, lequel est stabilise´ par branchements successifs
sur les entre´es. Ce moteur inte`gre de nombreuses strate´gies exactes ou heuristiques visant
a` re´duire le risque d’explosion en temps. Ce moteur a initialement e´te´ utilise´ a` des fins
de ge´ne´ration d’automates. Le ge´ne´rateur d’automates obtenu se trouve eˆtre tre`s perfor-
mant et fait partie du compilateur Esterel commercialise´ au sein de l’environnement de
de´veloppement inte´gre´ Esterel Studio. Ce moteur a par la suite e´te´ utilise´ a` des fins
de ve´rification formelle, ce qui a rendu possible ou notablement acce´le´re´ la ve´rification de
mode`les au comportement assez line´aire et comportant de nombreux registres redondants.
Enfin, dans le cadre de l’approche hybride implicite/explicite, nous avons simplifie´ notre
moteur d’exploration d’espaces d’e´tats purement explicite en propageant a` travers le circuit
des BDDs plutoˆt que des valeurs boole´ennes issues de branchements re´cursifs. L’utilisation
de BDDs permet de re´duire en pratique les risques d’explosion en temps que pre´sente le
moteur purement explicite. Les variables de BDDs manipule´es e´tant limite´es aux signaux
d’entre´es des mode`les, nous e´vitons e´galement les risques duˆs a` des BDDs re´fe´renc¸ant
un nombre trop important de variables. Ce moteur n’est gue`re applicable en pratique a`
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la ge´ne´ration d’automates explicites, les contraintes dues a` l’ordonnancement des actions
e´tant trop pe´nalisantes. Ce moteur est plus approprie´ a` la ve´rification formelle ou a` la
ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives. Sur ce dernier point, nous avons vu qu’un
prototype d’outil base´ sur ce moteur hybride implicite/explicite s’ave`re de´ja` beaucoup plus
performant qu’un outil similaire et plus mature base´ sur une approche purement implicite.
Historiquement, les approches explicites ont e´te´ e´clipse´es par les me´thodes implicites
au de´but des anne´es 90. En effet, les me´thodes explicites pre´sentent un risque intrinse`que
d’explosion en temps et une consommation me´moire line´aire avec le nombre d’e´tats attei-
gnables. Les me´thodes implicites pre´sentent certes un risque similaire mais, en pratique,
ce risque est beaucoup plus mode´re´. De ce fait, le domaine d’application des me´thodes
implicites est beaucoup plus large que celui des me´thodes explicites.
Pour autant, les me´thodes explicites ne sont pas a` de´laisser. Les me´thodes implicites ne
permettent par exemple pas la ge´ne´ration efficace d’automates pour lesquels les techniques
explicites sont incontournable. Dans ce cadre, le risque d’explosion en temps n’est d’ailleurs
pas le facteur re´dhibitoire puisqu’il est alors e´galement synonyme d’explosion en taille
de l’automate produit : si un automate met trop de temps a` eˆtre ge´ne´re´ il ne pourra
probablement pas eˆtre stockable ni donc exploitable.
De meˆme, les me´thodes explicites ou hybrides implicite/explicite facilitent aussi la
ge´ne´ration de se´quences de tests lorsque l’objectif de couverture requiert une connaissance
pre´cise du graphe de transitions du syste`me. En effet, la repre´sentation implicite du graphe
de´taille´ des transitions du syste`me ne´cessite de manipuler des BDDs avec un nombre im-
portant de variables. De plus, toutes les manipulations de base du graphe implicite de
transitions ont des couˆts non ne´gligeables.
Enfin, comme nous l’avons vu, les techniques explicites ou hybrides implicites/expli-
cites peuvent s’ave´rer plus performantes que les techniques implicites sur les mode`les au
comportement assez line´aire et comportant beaucoup de registres redondants, ou que les
outils d’analyse de satisfiabilite´ sur les mode`les profonds.
Nos travaux peuvent eˆtre e´tendus dans diverses directions.
Dans le cadre de l’approche implicite, notre technique d’abstraction de variables a`
l’aide d’une logique trivalue´e doit encore eˆtre automatise´e. Nous avons pre´sente´ des pistes
de recherches pour cette automatisation, mais elles ne peuvent pas encore eˆtre applique´es
aux circuits ge´ne´re´s par le compilateur Esterel en version 5 et devront eˆtre retente´es
sur les circuits produits par la prochaine version du compilateur. De plus, il pourrait eˆtre
inte´ressant d’appliquer notre technique d’abstraction de variables a` des travaux reposant
sur le remplacement de variables d’e´tats par des entre´es libres, comme les techniques de
calculs d’espaces d’e´tats base´es sur le partitionnement du mode`le a` explorer.
Dans le cadre des approches purement explicites ou hybrides implicites/explicites, les
contraintes lie´es a` la ge´ne´ration d’automates e´tant extreˆmement fortes, le champ ne semble
gue`re libre pour de notables ame´liorations. Par contre, pour ce qui est de la ve´rification for-
melle ou de la ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives, les degre´s de liberte´ e´tant plus
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nombreux, plusieurs axes de recherches sont envisageables. De nombreuses ide´es concernant
par exemple la re´duction de la taille de la table des e´tats atteignables ont e´te´ propose´es par
les e´quipes de SPIN ou Murϕ. Ne´anmoins, l’approche purement explicite imposant un algo-
rithme d’analyse d’e´tat en pratique plus couˆteux que celui mis en œuvre dans l’approche
hybride implicite/explicite, nous pensons que les travaux futurs doivent eˆtre mene´s dans ce
second cadre. Dans ce cadre, le moteur hybride d’exploration d’espaces d’e´tats atteignables
que nous avons de´veloppe´ s’ave`re de´ja` tre`s performant, bien que son de´veloppement soit
assez re´cent. Ce moteur pourra donc tre`s probablement eˆtre encore ame´liore´.
152 CHAPITRE 7. CONCLUSION
Annexe A
Outils connexes
A.1 Autour de Lustre : Lesar, Lutess et Lurette
Plusieurs outils de ve´rification formelle ou de ge´ne´ration de tests sont disponibles pour
le langage Lustre [HCRP91] :
– Lesar [RHR91, HLR92, HR99] est un ve´rificateur formel proposant a` la fois une
approche explicite base´e sur l’e´nume´ration des e´tats atteignables et une approche
implicite a` base de BDDs. Lesar est base´ sur le paradigme des observateurs syn-
chrones [HLR93] et permet la ve´rification en boˆıte noire des programmes. Initiale-
ment, Lesar e´tait de´die´ a` la ve´rification de la partie controˆle des mode`les et seules
les variables boole´ennes e´taient reconnues par le ve´rifieur. Par la suite, Lesar a e´te´
e´tendu a` l’aide de techniques d’interpre´tation abstraite [CC77, CC92] pour permettre
la ve´rification de proprie´te´s nume´riques line´aires [HPR97] ou la ve´rification de re´seaux
parame´tre´s de processus synchrones [LHR97].
– Lutess [dBOR+98, dBORZ99, dBZ99] et Lurette [RWNH98, HR99] sont des ge´ne´ra-
teurs de tests base´s sur une utilisation en boˆıte noire du mode`le. Le mode`le est
compose´ avec des observateurs —plus pre´cisemment des oracles— qui acceptent ou
rejettent les se´quences de tests soumises au mode`le. Ces outils ne visent donc pas la
ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives. Alors que Lutess se limite a` des oracles
purement boole´ens, Lurette permet l’expression de contraintes nume´riques line´aires
pour filtrer les se´quences de tests ge´ne´re´es.
A.2 SPIN
SPIN [Hol97a, Hol91] est un ve´rificateur formel base´ sur l’e´nume´ration d’espace d’e´tats
atteignables de syste`mes compose´s de processus communiquant de manie`re asynchrone.
SPIN propose de de´crire ces syste`mes avec son propre langage, Promela (A Process Meta
Language). Les proprie´te´s a` ve´rifier sont exprime´es en Logique Temporaire Line´aire (LTL)
et transforme´es a` la vole´e [GPVW95] en automates de Bu¨chi.
Les e´tats connus peuvent eˆtre stocke´s de manie`re usuelle dans une table d’adressage
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disperse´e. Dans ce cadre, des techniques de compression des vecteurs de bits de´crivant les
e´tats ont e´te´ analyse´es (Bit-State Hashing) : [Hol88, Hol91, Hol95, Hol97b].
Ces techniques reposent notamment sur un hachage des vecteurs de bits dans une table
d’adressage disperse´ sans de´tection de collision. L’ide´e est de conside´rer le code calcule´ par
la fonction de hachage des vecteurs d’e´tats comme un index dans un tableau de bit de tre`s
grande taille : si le bit est positionne´, alors l’e´tat est connu, sinon il est nouveau. Cette ap-
proche permet de ne stocker strictement aucun vecteur d’e´tat et de n’utiliser qu’un bit par
e´tat connu. Ainsi, la table d’e´tats connus d’une fonction de hachage renvoyant un re´sultat
sur 32 bits n’occupe “que” 512Mo de me´moire et permet de re´fe´rencer plus de 4 milliards
d’e´tats1. Les mode`les a` analyser ayant ge´ne´ralement beaucoup plus d’une trentaine de re-
gistres, il convient de prendre en compte les probabilite´s de collisions, d’autant plus que
lorsqu’un nouvel e´tat entre en collision avec un e´tat de´ja` connu, il est non seulement omis,
mais avec lui tous les e´tats dont il est l’unique pre´curseur, etc.
Les collisions peuvent eˆtre re´duites en utilisant plus d’une fonction de hachage : un e´tat
est alors conside´re´ comme de´ja` analyse´ si tous les bits dont les index sont calcule´s par les
diffe´rentes fonctions de hachage sont positionne´s. Dans [Hol95], pour un double hachage des
vecteurs d’e´tats, Holzmann conside`re que chaque collision ne conduit a` l’omission que d’un
seul e´tat, pour peu que le graphe d’e´tats du mode`le analyse´ soit suffisamment connecte´.
la plupart des mode`les sont soutient que, pour deux fonctions de hachage, si la table des
e´tats est remplie a` moins de 1%, alors le mode`le est explore´ a` plus de 99%. Outre que cette
analyse a e´te´ re´fute´e dans [SD96], une garantie de moins de 1% d’e´tats omis est loin d’eˆtre
suffisante pour valider un mode`le.
Alternativement, les e´tats connus peuvent eˆtre repre´sente´s un BDD [Vis96], une struc-
ture d’arbres partage´s [Gre´96] ou par un automate d’e´tats finis de´terministe [HP99]. Dans
la plupart des cas, ces techniques augmentent sensiblement les couˆts en temps des acce`s
et des mises a` jour de l’ensemble des e´tats connus, mais elles permettent de re´duire la
consommation me´moire.
A.3 Murϕ
Murϕ [Dil96] est un ve´rifieur formel utilisant a` la fois des techniques explicites et impli-
cites, de´veloppe´ a` l’Universite´ de Stanford par l’e´quipe de David L. Dill. Murϕ propose son
propre langage de description de mode`les, le langage Murϕ et son e´volution Murϕ++, assez
proche de langages de descriptions de hardware, notamment Verilog. Initialement destine´
a` la spe´cification de protocoles, le langage Murϕ permet plus ge´ne´ralement la description de
machines d’e´tats finis non de´terministes, ainsi que leur composition asynchrone. La com-
munication entre processus concurrents se fait uniquement par variables partage´es ; il n’y
a pas d’autre construction de communication. Les mode`les de´crits sont parame´trables par
des constantes symboliques. Enfin, le langage Murϕ supporte la de´claration d’invariants
sous la forme de proprie´te´s boole´ennes, et a eu supporte´ la spe´cification de proprie´te´s de
1512 ∗ 1024 ∗ 1024 ∗ 8 = 232 = 4 294 967 296.
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vivacite´.
En Murϕ, comme avec SPIN, la se´mantique de la concurrence correspond a` l’exe´cution
en paralle`le de processus e´voluant a` des vitesses arbitraires. L’e´quipe de Murϕ a donc aussi
travaille´ sur :
– la prise en compte des syme´tries (symmetry reduction), pour les mode`les dont les
proprie´te´s a` ve´rifier sont indiffe´rentes a` certaines permutations de processus [ID93a,
ID93b] ;
– la re´duction de sous-graphes de l’espace d’e´tats atteignables par des re`gles re´versibles
(reversible rules) en e´tats ge´ne´rateurs de ces sous-graphes [ID96a] ;
– les constructeurs de re´pe´titions [ID96b].
Similairement a` notre outil base´ sur une approche hybride implicite/explicite, Murϕ
analyse les e´tats atteignables individuellement, en les stockant sous la forme d’un vecteur
de bits dans une table d’e´tats connus. Murϕ travaillant sur des programmes value´s, a` chaque
variable du programme est associe´e une liste de couples (valeur, condition), ou` condition
est un BDD repre´sentant le domaine pour lequel la variable prend la valeur valeur. Les
blocs d’instructions de´pendant de conditions sont simplement e´value´s avec un contexte –le
BDD condition– diffe´rent, selon que l’on soit dans une branche then ou else.
Outre ses fonctionnalite´s de ve´rification formelle, Murϕ peut ge´ne´rer le graphe d’e´tats
explicite de machines d’e´tats finis. Ce graphe peut par la suite eˆtre utilise´ pour ge´ne´rer des
tests couvrants, ou indiquer le taux de couverture de vecteurs de tests spe´cifie´s.
L’exploration des mode`les en largeur (breadth-first) e´tant tre`s peu approprie´e a` la re-
cherche d’erreurs (bug tracking), Murϕ propose un mode d’analyse cible´. Dans ce mode,
les e´tats ne sont plus analyse´s en fonction de l’ordre dans lequel ils ont e´te´ de´couverts,
mais dans un ordre de´termine´ par une fonction de ponde´ration2. Cette fonction est une
heuristique qui favorise les e´tats ayant une forte propension a` atteindre rapidement un e´tat
d’erreur, dans lequel une ou des proprie´te´s sont violables.
Une heuristique de base consiste a` utiliser la distance de Hamming d’un e´tat a` un
autre, soit le nombre de bits qui diffe`rent entre les deux vecteurs de bits repre´sentant ces
e´tats [YSAA97, Yan98]. Le calcul de la distance de Hamming entre un e´tat et un ensemble
d’e´tats se ge´ne´ralise en calculant la distance minimale de chacune des distances.
L’utilisation d’heuristiques guidant la recherche vers les e´tats d’erreurs est renforce´e
dans Murϕ par l’e´largissement des cibles (Target Enlargement), soit des calculs successifs
d’images inverses a` partir des e´tats d’erreur [Yan98]. Cette technique explore encore une fois
le compromis explicite/implicite : des calculs d’images inverses symboliques sont effectue´s
jusqu’a` une certaine profondeur, afin de ne pas trop consommer de me´moire, puis les
techniques e´nume´ratives entrent en jeu.
Le syste`me Murϕ est aussi disponible en version distribue´e, Parallel Murϕ [SD97,
Ste97]. Cette version est destine´e aux machines multi-processeurs a` me´moire distribue´e,
ou, plus ge´ne´ralement, aux re´seaux d’ordinateurs (computer farms). Parallel Murϕ dis-
tribue non seulement les analyses d’e´tats aux diffe´rents serveurs de calculs, mais aussi la
2En fait, en mode breadth-first, cette fonction est une constante.
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maintenance de la table des e´tats connus. En terme d’acce´le´ration des calculs, cette ap-
proche permet en pratique des gains a` peu pre`s line´aires : doubler le nombre de machines
permet de diviser par deux les temps de calculs. De plus, la re´partition de la table des e´tats
connus entre les diffe´rents serveurs de calculs permet aussi d’accroˆıtre tre`s sensiblement le
nombre d’e´tats analysables.
Une approche consistant a` stocker la table des e´tats connus dans un fichier plutoˆt
qu’en me´moire a e´te´ e´tudie´e dans [Ste97, SD98]. Cette approche consiste a` ne distinguer
les nouveaux e´tats des e´tats de´ja` connus qu’a` la fin de chaque analyse de profondeur (voire
plus fre´quemment si ne´cessaire), par lecture line´aire du fichier contenant la table des e´tats
connus, le fichier e´tant augmente´ par la suite. Cette approche e´vite donc l’e´cueil des acce`s
ale´atoires a` un fichier, ge´ne´ralement tre`s couˆteux. Selon les expe´riences, le ralentissement
de l’analyse du mode`le duˆ aux acce`s disque demeure infe´rieur a` 30%, pour une re´duction de
la consommation me´moire allant jusqu’a` un facteur 50. Cette approche semble difficilement
applicable aux analyses en profondeur des mode`les.
Enfin, des me´thodes de compression de la table des e´tats connus (Hash Compaction)
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Cette the`se traite des approches implicites et explicites, ainsi que de leur convergence, de l’explora-
tion d’espace d’e´tats atteignables de circuits logiques provenant de programmes re´actifs synchrones e´crits
en Esterel, ECL ou SyncCharts. Nos travaux visent a` re´duire les couˆts de ces explorations a` l’aide de
techniques ge´ne´riques ou spe´cifiques a` notre cadre de travail. Nous utilisons les re´sultats de ces explora-
tions a` des fins de ve´rification formelle de proprie´te´s de suˆrete´, de ge´ne´ration d’automates explicites ou de
ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives. Nous de´crivons trois outils.
Le premier outil est un ve´rificateur formel implicite, a` base de Diagrammes de De´cisions Binaires
(BDDs). Ce ve´rificateur pre´sente plusieurs techniques permettant de re´duire le nombre de variables im-
plique´es dans les calculs d’espace d’e´tats. Nous proposons notamment l’abstraction de variables a` l’aide
d’une logique trivalue´e. Cette nouvelle me´thode e´tend la technique usuelle de remplacement de variables
d’e´tats par des entre´es libres. Ces deux me´thodes calculant des sur-approximations de l’espace d’e´tats
atteignables, nous proposons diffe´rentes techniques utilisant des informations concernant la structure du
mode`le et permettant de re´duire la sur-approximation.
Le deuxie`me outil est un moteur d’exploration explicite, base´ sur l’e´nume´ration des e´tats accessibles.
Ce moteur repose sur la simulation de la propagation du courant e´lectrique dans les portes du circuit et
supporte les circuits cycliques. Ce moteur comporte de nombreuses optimisations et fait appel a` diffe´rentes
heuristiques visant a` e´viter les explosions en temps ou en espace inhe´rentes a` cette approche, ce qui lui
confe`re de tre`s bonnes performances. Ce moteur a e´te´ applique´ a` la ge´ne´ration d’automates explicites et a`
la ve´rification formelle.
Enfin, le troisie`me outil est une e´volution hybride implicite/explicite du moteur purement explicite.
Dans cette e´volution, les e´tats sont toujours analyse´s individuellement mais symboliquement a` l’aide de
BDDs. Ce moteur a e´galement e´te´ applique´ a` la ge´ne´ration d’automates explicites, mais il est plutoˆt destine´
a` la ve´rification formelle ou la ge´ne´ration de se´quences de tests exhaustives.
Nous pre´sentons des re´sultats d’expe´rimentations de ces diffe´rentes approches sur plusieurs exemples
industriels.
— Abstract —
This thesis deals with implicit and explicit approaches, as well as the convergence of these approaches,
to the reachable state space exploration of logical circuits generated from synchronous reactive programs
written in Esterel, ECL or SyncCharts. Our work aim at reducing the cost of these explorations either
by the way of generic techniques or techniques that are specific to our context. We apply the results of
these explorations to formal verification of safety properties, explicit automaton generation or exhaustive
test sequence generation. We describe three tools.
The first tool is an implicit formal verifier based on Binary Decision Diagrams (BDDs). This verifier
provide several techniques aiming at reducing the number of variables that are involved in reachable state
space computations. We provide in particular a variable abstration technique based on the use of a tri-
valued logic. This new technique extends the usual technique in which state variables are replaced by free
inputs. As these two techniques compute over-approximations of the reachable state space, we provide
several methods aiming at reducing this over-approximation by using structural information concerning
the model.
The second tool is an explicit exploration engine based on the enumeration of reachable states. This
engine is based on the simulation of the electric current propagation within the circuit and it provides
transparent support for cyclic circuits. This engine includes numerous optimisations and uses several
heuristics aiming at avoiding explosions in time or space which are inherent to this approach, thus providing
very good performances. This engine has been applied to explicit automaton generation and formal
verification.
Finally, the third tool is an hybrid implicit/explicit evolution of the pure explicit engine. In this
version, states are still analyzed one by one but in a symbolic way, using BDDs. This engine has also
been applied to explicit automaton generation and formal verification as well as exhaustive test sequence
generation.
We present experiment results of these different approaches on several industrial examples.
